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L’essor des re´seaux de te´le´communications depuis de nombreuses anne´es a
donne´ lieu au de´veloppement de nombreux outils de communication. Le besoin
de communiquer a` plus grande distance a incite´ le de´veloppement de re´seaux tou-
jours plus grands, jusqu’au re´seau mondial qu’est Internet. Les re´seaux deviennent
e´galement de plus en plus accessibles au point de devenir incontournables au
grand public de nos jours. La maıˆtrise des re´seaux de te´le´communications est un
enjeu important pour les fournisseurs d’acce`s qui doivent faire face a` l’importante
demande de services de la part des utilisateurs, mais e´galement aux questions de
couˆt lie´es au de´ploiement et a` l’entretien de ces re´seaux.
Afin de garantir une communication entre deux entite´s pouvant eˆtre situe´es
de quelques me`tres a` plusieurs milliers de kilome`tres l’une de l’autre, de nom-
breux supports de communication ont successivement e´te´ de´veloppe´s. Le caˆble
est le plus ancien support de communication permettant de relier directement
deux entite´s entre elles. Le volume d’information transporte´ et la nature du caˆble
ont nettement e´volue´, depuis les caˆbles coaxiaux en cuivre permettant le trans-
port de quelques megabits par seconde jusqu’a` l’apparition de la fibre optique
dans les anne´es 1970. Les caˆbles restent utilise´s dans les re´seaux de petite taille
(de quelques me`tres jusqu’a` quelques kilome`tres), alors que les fibres optiques se
sont mieux adapte´es aux communications longue distance graˆce a` une tre`s faible
atte´nuation le long de la fibre. En effet, les fibres optiques permettent le transport
rapide de gros volume de donne´es (offrant une bande passante sans e´quivalent
de plusieurs terabits par seconde et par fibre). Ce type de re´seau est aujourd’hui
tre`s utilise´ dans le monde, principalement pour les re´seaux d’infrastructure inter-
continentaux, ou trans-continentaux.
Un inconve´nient des re´seaux filaires est le couˆt important de leur de´ploiement
et leur faible adaptabilite´. Avec l’urbanisation et la densification de la popula-
tion, les investissements ne´cessaires au de´ploiement de re´seaux me´tropolitains
(MAN, Metropolitan Area Network) utilisant la fibre optique sont e´leve´s pour
les ope´rateurs et les collectivite´s. De plus, la gamme des services offerts aux
utilisateurs doit eˆtre sans cesse en expansion, et il est difficile de pre´voir lors
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de l’installation des fibres si celles-ci pourront supporter la quantite´ de trafic
a` transporter. Les travaux en cas de modification sont trop importants pour les
ope´rateurs qui cherchent avant tout des solutions e´volutives et peu couˆteuses.
Depuis le de´but des anne´es 1990, le secteur des te´le´communications a connu
une re´volution profonde avec l’apparition des services mobiles. L’un des aspects
les plus importants de cette re´volution est la transition entre un mode de com-
munication entre deux points d’acce`s fixes et relie´s par un caˆble, a` un mode
de communication sans fil entre personnes mobiles. La mobilite´ des services de
te´le´communications a un impact fondamental dans les modes de vie d’une par-
tie croissante de la population. La popularite´ de ces re´seaux sans fil pour les
ope´rateurs vient e´galement de leur facilite´ de de´ploiement. Les re´seaux sans fil
constituent une alternative aux re´seaux caˆble´s, mais leur compatibilite´ avec ces
derniers permet e´galement de les y ajouter comme extensions.
L’utilisation de la radio dans les communications introduit un certain nombre
de diffe´rences par rapport aux communications sur caˆble. Une communication
sans fil permet de faire communiquer deux entite´s entre elles sans lien physique,
par des ondes radio. Le spectre radio, et par conse´quent la capacite´ disponible
pour l’acce`s radio, est ge´ne´ralement limite´ par la re´glementation. Contrairement
aux communications filaires ou` une population et une demande en capacite´ de
plus en plus importantes peuvent eˆtre desservies par le de´ploiement de caˆbles
supple´mentaires pour connecter les abonne´s du re´seau, la capacite´ du spectre radio
ne peut eˆtre e´tendue arbitrairement.
Le rayonnement ge´ographique des ondes est relativement limite´ e´tant donne´
la faible puissance d’e´mission des solutions mate´rielles actuelles, en WiFi no-
tamment. Pour cette raison, les re´seaux sans fil se sont avant tout de´veloppe´s
comme re´seaux internes, propres a` un baˆtiment, soit comme re´seau d’entreprise,
soit comme re´seau domestique. Ne´anmoins, des projets de re´alisation de re´seaux
a` grande e´chelle ont vu le jour. Ainsi, certaines zones urbaines sont couvertes par
des MAN sans fil qui sont soit le fait d’entreprises spe´cialise´es comme FON 1, soit
d’associations d’individus, par exemple OZONE 2 a` Paris.
La technologie sans fil trouve sa premie`re application en te´le´phonie mobile
1. FON (http ://www.fon.com/fr) est la plus grande communaute´ WiFi au monde. Ses membres
partagent leur connexion Internet sans fil chez eux et en e´change, ils peuvent se connecter gratui-
tement sur le point d’acce`s d’un autre utilisateur, partout dans le monde.
2. OZONE (http ://www.ozoneparis.net/) construit le Re´seau Pervasif, la nouvelle ge´ne´ration
de l’Internet. Il vous permettra d’eˆtre connecte´ sans-fil, en Wi-Fi, a` haut de´bit, chez vous et ou` que
vous soyez dans Paris intra-muros.
3cellulaire du type GSM. D’autres types de re´seaux ont e´galement fait leur appari-
tion. Ils tendent a` eˆtre auto-configurables et auto-organisables, sans infrastructure,
c’est-a`-dire qu’il se mettent en place simplement en de´tectant la pre´sence des
nœuds proches a` l’aide d’e´changes radio. Les nœuds peuvent eˆtre mobiles comme
dans les re´seaux ad-hoc, ou plus ou moins fixes afin de re´colter et de transmettre
des donne´es environnementales d’une manie`re autonome comme dans les re´seaux
de capteurs. A la diffe´rence des re´seaux de te´le´phonie cellulaires dans lesquels
les utilisateurs passent par une borne, ou point d’acce`s, afin de communiquer, les
re´seaux ad-hoc permettent a` chaque entite´ de communiquer directement avec ses
voisins. Pour communiquer avec d’autres entite´s, il lui est ne´cessaire de faire pas-
ser ses donne´es par des nœuds interme´diaires qui se chargeront de les acheminer,
formant ainsi un re´seau multi-saut.
Les re´seaux sans fil sont plus ge´ne´ralement utilise´s dans un grand nombre
d’applications (militaires, scientifiques, me´dicales, de secours, ...) et peuvent
s’e´tendre sur plusieurs kilome`tres. Ces re´seaux occupent de´sormais une place
primordiale dans notre socie´te´, et leur de´ploiement devrait continuer a` se
de´mocratiser dans les prochaines anne´es.
FIGURE 1.1 – Un re´seau radio maille´ : exemple de re´seau sans fil d’infrastructure
fournissant un acce`s a` Internet
Le besoin de fournir des solutions robustes et fiables pour les re´seaux d’acce`s
a` large bande ont permis l’e´mergence d’un nouveau type de re´seaux : les re´seaux
maille´s sans fil, ou re´seaux radio maille´s (WMNs pour wireless mesh networks)
(Fig. 1.1). Ces re´seaux dynamiquement auto-organise´s et auto-configure´s comme
les re´seaux ad-hoc, sont des re´seaux d’infrastructure posse´dant de nombreux
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avantages pour les ope´rateurs, les fournisseurs d’acce`s a` Internet, les entre-
prises, les collectivite´s, les services d’urgences, et meˆme les particuliers. En effet,
les ope´rateurs cherchent avant tout a` assurer une connectivite´ omnipre´sente, a`
moindre couˆt de de´ploiement et d’entretien, et ne´cessitant une maintenance facile
et minimale. De leurs coˆte´s, les clients veulent pouvoir se connecter facilement
aux services quand ils le souhaitent et quelque soit l’endroit ou` ils se trouvent. Ils
souhaitent acce´der de manie`re rapide a` ce qu’ils demandent, sans devoir instal-
ler des logiciels spe´ciaux pour la connexion aux services. En ce sens, les re´seaux
radio maille´s sont des re´seaux dits ubiquitaires, ou omnipre´sents, qui offrent une
solution peu couˆteuse de de´ploiement, une maintenance facile, et une couverture
importante et facilement extensible.
Les re´seaux radio maille´s de´ploye´s sur une zone me´tropolitaine (i.e. un MAN
maille´ san fil) posse`dent de nombreux avantages. Le niveau de transmission de
la couche physique d’un nœud dans un re´seau radio maille´ est beaucoup plus
importante que dans n’importe quel re´seau cellulaire. Par exemple, nous verrons
dans la Section 1.1.1 qu’un routeur WiFi peut transmettre a` un taux de 54 Mbit/s.
De plus, les communications entre deux nœuds du re´seau radio maille´ ne transite
pas par un re´seau filaire. En comparaison aux MAN filaires, un MAN maille´ sans
fil repre´sente une alternative e´conomique avantageuse pour des connexions haut-
de´bit, en particulier dans des re´gions en voie de de´veloppement ou` le couˆt de
de´ploiement de lignes caˆble´es ou de fibres optiques est trop important. Il permet
de couvrir une zone potentiellement plus grande qu’une maison, une entreprise,
un immeuble, ou une communaute´ de re´seaux hot spots. La ne´cessite´ de passage
a` l’e´chelle est donc une caracte´ristique plus importante que dans les autres types
de re´seaux.
La re´volution occasionne´e par l’apparition des re´seaux sans fil a entraıˆne´ une
expansion des recherches dans le domaine des re´seaux de te´le´communications.
Cet accroissement est lie´ a` l’apparition de nouvelles applications, mais e´galement
parce que ce domaine est un lieu de convergence et d’interaction entre les
diffe´rentes technologies et disciplines scientifiques. Les mathe´matiques se meˆlent
a` la physique, et bien suˆr l’informatique. Dans ce contexte, nous nous inte´ressons
a` l’optimisation des re´seaux radio maille´s qui peut se voir a` la frontie`re des
mathe´matiques discre`tes et de l’informatique.
Dans cette the`se, nous nous inte´ressons a` la mode´lisation the´orique de
proble`mes d’optimisation des re´seaux radio maille´s, et non au de´veloppement
de protocole et de simulation en pratique. La mode´lisation permet de fournir des
mode`les mathe´matiques et donner des solutions optimales aux proble`mes, ou des
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bornes sur les performances du re´seau. Cette mode´lisation est tre`s importante afin
de mettre en e´vidence les contraintes lie´es a` ce type de re´seau et proposer des
solutions donnant de bons re´sultats the´oriques afin de les adapter et de de´velopper
de nouveaux protocoles en pratique.
Un plan de´taille´ de cette the`se contenant le de´tail des re´sultats obtenus est
pre´sente´ dans la Section 1.4. Avant cela, nous e´tudions de manie`re de´taille´e les
re´seaux radio maille´s dans la Section 1.1, en de´crivant les technologies radio
existantes qui sont utilise´es dans ce type de re´seau, ainsi que la notion de ca-
pacite´ qui est au centre de notre e´tude. Nous pre´sentons e´galement les principaux
outils utilise´s dans les travaux de cette the`se : la programmation line´aire pour
la mode´lisation des proble`mes (Section 1.2), et la bibliothe`que MASCOPT pour
l’imple´mentation et la re´solution des mode`les (Section 1.3).
1.1 Les re´seaux radio maille´s
Les re´seaux radio maille´s ont connu un essor important ces dernie`res
anne´es [AWW05, HLMP06]. Ils ont l’avantage de satisfaire a` la fois les exigences
des fournisseurs d’acce`s et des utilisateurs comme de´crit pre´ce´demment. Ils ont
principalement e´te´ de´veloppe´s en milieu urbain afin de fournir un acce`s Inter-
net sur une zone de couverture importante. En mars 2009, quelques 250 villes
ame´ricaines ont de´ja` choisi les re´seaux maille´s sans fil pour e´quiper leurs ser-
vices d’urgence et leurs syste`mes de communications mobiles 3. Une approche
similaire des re´seaux ouvre des perspectives tre`s importantes pour les communi-
cations militaires, notamment en mission de combat dans le contexte de la Bulle
Ope´rationnelle Ae´roterrestre, ou d’assistance aux civils lorsque les infrastructures
de te´le´communications sont de´truites.
Ces re´seaux ubiquitaires e´mergents sont constitue´s de diffe´rents niveaux in-
teragissant entre eux. Les clients du re´seau radio maille´ sont mobiles dans la
zone a` couvrir, et ils se connectent a` l’infrastructure fixe du re´seau, c’est-a`-dire
au routeur sans fil le plus proche, comme pour des re´seaux cellulaires ou des
hot spots. Le deuxie`me niveau est un ensemble auto-organise´ de routeurs sans
fil inter-connecte´s par des liens radio, appele´ backhaul, dont le but est de collec-
ter le trafic des clients. Parmi ces routeurs, certains posse`dent la fonctionnalite´
3. La liste des villes ame´ricaines e´quipe´es de re´seaux radio maille´s est disponible et
re´gulie`rement mise a` jour sur le site http://www.muniwireless.com/.
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supple´mentaire d’eˆtre relie´s a` un re´seau supe´rieur, filaire ou non, fournissant par
exemple un acce`s direct a` Internet ou a` des donne´es re´pertorie´es dans un centre
de controˆle militaire dans le cadre d’actions de terrain. Ces routeurs spe´ciaux sont
plus pre´cise´ment appele´s points d’acce`s, ou passerelles, comme indique´ sur la Fi-
gure 1.2. Les clients acce`dent donc aux applications ge´re´es par le re´seau supe´rieur
a` travers l’infrastructure fixe du re´seau radio maille´ en envoyant et recevant des










FIGURE 1.2 – Architecture a` deux niveaux d’un re´seau radio maille´
Ce type de re´seau introduit de nouvelles notions d’optimisation. En effet,
compte tenu de l’architecture he´te´roge`ne des re´seaux radio maille´s, il faut a` la fois
permettre le de´ploiement d’une infrastructure suffisamment dense pour supporter
le trafic des usagers, tout en limitant le couˆt induit par le placement des bornes et
des points d’acce`s. De nombreuses proble´matiques existent pour ces re´seaux aux-
quels il est difficile d’appliquer les recherches existantes. En effet, contrairement
aux re´seaux ad-hoc sans fil dans lesquels le trafic est ge´ne´re´ entre n’importe quelle
paire de nœuds dans le re´seau, le trafic d’un re´seau radio maille´ se fait principale-
ment en direction ou depuis les passerelles. Des contraintes supple´mentaires ap-
paraissent donc afin de ge´rer au mieux cette congestion, en re´partissant la charge
de trafic e´quitablement entre les points d’acce`s.
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1.1.1 Technologie
La norme WiFi IEEE 802.11 est un standard international de´crivant les ca-
racte´ristiques d’un re´seau local sans fil tre`s utilise´e de nos jours [80207]. Dans
la pratique, le WiFi permet de relier des ordinateurs portables, des ordinateurs de
bureau, des assistants personnels (PDA) ou tout type de pe´riphe´rique a` une liai-
son haut de´bit (11 Mbit/s (802.11b), 54 Mbit/s (802.11g), et meˆme entre 100 et
200 Mbits/s avec le projet de norme 802.11n) sur un rayon de plusieurs dizaines
de me`tres en inte´rieur (ge´ne´ralement entre une vingtaine et une cinquantaine de
me`tres), a` plusieurs centaines de me`tres en environnement ouvert.
La norme 802.11 s’attache a` de´finir les couches basses du mode`le de re´seau
OSI pour une liaison sans fil utilisant des ondes e´lectromagne´tiques, c’est-a`-dire :
– la couche physique (note´e parfois couche PHY), proposant trois types de
codages de l’information ;
– la couche liaison de donne´es, constitue´ de deux sous-couches : le controˆle
de la liaison logique (Logical Link Control, ou LLC) et le controˆle d’acce`s
au medium radio (Media Access Control, ou MAC).
La couche MAC ge`re le partage des ressources a` travers une me´thode d’acce`s au
canal radio. Dans un re´seau local filaire classique Ethernet, une me´thode d’acce`s
tre`s re´pandue est le protocole CSMA/CD (Carrier Sense Multiple Access with
Collision Detection), dans lequel chaque machine est libre de communiquer a`
n’importe quel moment. Une station envoyant un message ve´rifie qu’aucun autre
message n’a e´te´ envoye´ en meˆme temps par une autre machine. Si c’est le cas,
les deux machines patientent pendant un temps ale´atoire choisi inde´pendamment
avant de recommencer a` e´mettre. Dans un environnement sans fil ce proce´de´
n’est pas possible dans la mesure ou` une station, lorsqu’elle e´met, est incapable
d’e´couter simultane´ment le canal, mais e´galement parce que deux stations com-
muniquant avec un re´cepteur ne s’entendent pas force´ment mutuellement en rai-
son de leur localisation. Pour contourner cet e´cueil, la norme WiFi propose un
protocole similaire appele´ CSMA/CA (Carrier Sense Multiple Access with Col-
lision Avoidance). Le protocole CSMA/CA utilise un me´canisme d’esquive de
collision base´ sur un principe d’e´change d’accuse´s de re´ception re´ciproques entre
l’e´metteur et le re´cepteur, pre´sente´ sur la Figure 1.3. La station voulant e´mettre
e´coute le canal radio. Si celui-ci est encombre´, la transmission est diffe´re´e. Dans
le cas contraire, si le me´dia est libre pendant un temps donne´ (appele´ DIFS pour
Distributed Inter Frame Space), alors la station peut e´mettre. Elle transmet alors
un message appele´ Request To Send (note´ RTS signifiant ”demande a` e´mettre”)
8 Chapitre 1. Introduction
contenant des informations sur le volume des donne´es qu’elle souhaite e´mettre
et sa vitesse de transmission. S’il est libre, le re´cepteur re´pond un Clear To Send
(CTS, signifiant ”Le champ est libre pour e´mettre”), puis la station commence
l’e´mission des donne´es (DATA). A la re´ception de toutes les donne´es e´mises par la
station, le re´cepteur envoie un accuse´ de re´ception (ACK). Toutes les stations avoi-
sinantes patientent alors pendant un temps qu’elle conside`re eˆtre celui ne´cessaire
a` la transmission du volume d’information a` e´mettre a` la vitesse annonce´e.
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FIGURE 1.3 – Me´thode d’acce`s ale´atoire au canal CSMA/CA.
De nombreuses modifications de 802.11 et de sa couche MAC ont e´te´ pro-
pose´es pour pallier certains de´fauts d’e´quite´ et de capacite´ de WiFi [TNS07,
RGL08, NHD08]. Ne´anmoins, dans cette the`se, nous conside´rons la norme ori-
ginale, sans trop perdre de ge´ne´ralisation.
Les protocoles de´veloppe´s pour la norme 802.11 en mode ad-hoc sont insuf-
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fisants pour les re´seaux multi-sauts et les re´seaux maille´s, principalement a` cause
d’un manque d’extensibilite´ dans le protocole MAC, ce qui entraıˆne des mau-
vaises performances du re´seau. Un groupe de travail a e´te´ forme´ afin de de´velopper
re´cemment un nouveau standard, IEEE 802.11s [MSHD07]. Ce standard a pour
but de rede´finir les couches physique et MAC pour les re´seaux radio maille´s afin
d’e´tendre la couverture et assurer des communications point-multipoint (broad-
cast/multicast) et point-a`-point (unicast) dans des topologies multi-sauts auto-
configure´es.
Le standard WiMax (Worldwide Interoperability for Microwave Access, ratifie´
par l’IEEE sous le nom 802.16, est une norme de re´seau sans fil principalement
de´veloppe´e pour les re´seaux me´tropolitains[80209]. Son objectif est de fournir
une connexion Internet a` haut de´bit (de l’ordre de 70 Mbit/s) sur une zone de
couverture de plusieurs kilome`tres de rayon. Le standard WiMax posse`de l’avan-
tage de permettre une connexion sans fil entre une station de base et des milliers
d’abonne´s sans ne´cessiter de ligne visuelle directe. Dans la re´alite´ le WiMax ne
permet de franchir que des petits obstacles tels que des arbres ou une maison mais
ne peut en aucun cas traverser les collines ou les immeubles. Un autre de ses avan-
tages et de permettre une re´servation de bande-passante pour un usage donne´, ce
qui garantit une Qualite´ de Service aux clients en particulier pour les applications
de voix sur IP (VoIP).
Le cœur de la technologie WiMax est la station de base, c’est-a`-dire l’an-
tenne centrale charge´e de communiquer avec les antennes d’abonne´s (les rou-
teurs). Nous parlons ainsi de liaison point-multipoint. L’utilisation en mode point
a` point existe e´galement en WiMax, mais nous ne le conside´rons pas dans cette
the`se. Le WiMax est utilise´ comme re´seau de collecte entre des re´seaux locaux
sans fil, utilisant par exemple le standard WiFi. La version courante du standard
posse`de ne´anmoins quelques limites, en particulier, comme pour 802.11, l’ex-
tensibilite´ est limite´e : seule une centaine de clients peuvent acce´der au re´seau
a` cause de la proprie´te´ centralise´e de l’acce`s au canal. Des groupes de travail
cherchent a` de´velopper la synchronisation, la selection des liens, et ame´liorer l’in-
terde´pendance entre les protocoles MAC et de routage. A terme, WiMax (ou la
norme tre`s similaire LTE pour Long Term Evolution de´veloppe´e pour les re´seaux
mobiles de 4e`me ge´ne´ration) pourra faire partie inte´grante des re´seaux radio
maille´s.
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1.1.2 Une mesure de performances : la capacite´
Le concept de capacite´ dans les re´seaux radio vient de la mesure de la bande
passante disponible sur chacun des liens. De nombreuses de´finitions ont e´te´
donne´es de cette capacite´. Comme les liens radio ne sont pas inde´pendants entre
eux, le parame`tre cle´ devient la quantite´ totale de trafic que le re´seau est capable
de relayer. Cette quantite´ peut alors eˆtre exprime´e en fonction de diffe´rents pa-
rame`tres comme par exemple en unite´ de temps, a` travers un canal ou un re´seau
de canaux, ou en unite´ de flot entre des sources et des destinations donne´es. Dans
cette the`se, nous de´finissons la capacite´ en fonction du flot, ce qui correspond a`
la de´finition utilise´e entre autre dans l’article pionnier en matie`re d’e´tude de la
capacite´ des re´seaux radio [GK00, KIR08].
Les avantages de l’e´tude de la capacite´ sont nombreux. Pour un ope´rateur,
obtenir une meilleure capacite´ permet non seulement d’obtenir des solutions plus
efficaces, c’est-a`-dire assurer une meilleure qualite´ de service aux clients, mais
e´galement d’offrir ses services a` un nombre plus important d’utilisateurs, ce qui
accroıˆt les be´ne´fices. Pour des applications militaires, des cryptages plus robustes
des communications deviennent possibles lorsque la capacite´ est importante. De
meˆme, le routage et la notion de capacite´ sont clairement relie´s : les performances
d’un protocole de routage peuvent eˆtre grandement ame´liorer si la capacite´ qui
en re´sulte peut eˆtre de´termine´e. La capacite´ fournit une borne supe´rieure sur les
re´sultats d’une heuristique, ce qui permet e´galement d’en juger la qualite´.
Malheureusement, la capacite´ des re´seaux radio est affecte´e par de nom-
breux facteurs comme la topologie du re´seau, le mode`le de trafic, le partage
des ressources, et les interfe´rences radio. En effet, le proble`me majeur des
re´seaux radio est la pre´sence d’interfe´rences spatiales entre les communica-
tions. Une conse´quence directe de ces interfe´rences est la chute de la capa-
cite´ [JPPQ03, KN05]. Dans ces conditions, la capacite´ est devenue une mesure
des performances des re´seaux radio tre`s e´tudie´e dans la litte´rature.
L’e´tude de la capacite´ des re´seaux radio a de´bute´ avec l’article de Gupta et
Kumar [GK00], dans lequel les auteurs re´alisent une e´tude asymptotique de la
capacite´ en fonction de la densite´ du re´seau. Ils ont montre´ que la capacite´ d’un
nœud dans un re´seau ad-hoc sans fil ale´atoire de´croıˆt en O( 1√
n
) lorsque la taille
du re´seau, n, augmente. Ce re´sultat, prouve´ dans des conditions ide´ales, a e´te´
confirme´ par de nombreux travaux [DFTT04, MPR06]. Une autre e´tude asympto-
tique de la capacite´ a` chercher a` montrer que, a` la diffe´rence des re´seaux ad-hoc,
les re´seaux radio maille´s posse`dent des points d’e´tranglement localise´s autour des
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points d’acce`s ou` se concentre le trafic [JS03]. Dans ces conditions, la capacite´
disponible en chaque nœud d’un re´seau radio maille´ est re´duite a` O( 1
n
). Il est
ne´anmoins possible d’atteindre la meˆme borne que les re´seaux ad-hoc dans le cas
ou` le rapport du nombre de points d’acce`s par rapport au nombre de routeurs est
faible [ZWR08, MV06].
A partir de ces re´sultats analytiques, de nombreux travaux ont cherche´ a` op-
timiser cette capacite´. Ge´ne´ralement, ces travaux se classent en deux cate´gories :
les approches d’optimisation, et les heuristiques. Les mode`les d’optimisation, uti-
lisant principalement la programmation line´aire et non line´aire, s’inte´ressent au
calcul de bornes the´oriques sur cette capacite´ [KMPS05, RTV06, KIR08]. Des
techniques inter-couche (cross layer), c’est-a`-dire prenant en compte les interac-
tions entre les diffe´rentes couches du mode`le de re´seau OSI, sont ne´cessaires.
L’efficacite´ du routage, ge´re´ par la couche transport, de´pend lui-meˆme d’une al-
location performante des ressources, ge´re´e par les couches physique et liaison
des donne´es. En effet, les interfe´rences radio doivent conditionner le routage. De
meˆme, le routage choisi doit prendre en compte la re´ussite des transmissions.
Comme nous le verrons plus tard, l’inconve´nient majeur de ces mode`les est qu’ils
devient rapidement difficile de les re´soudre a` l’optimal [WB07]. C’est pourquoi
les techniques heuristiques sont e´galement de´veloppe´es afin d’obtenir des re´sultats
aux proble`mes d’optimisation qui se rapprochent le plus possible de la solution
optimale [ABL05, MR08]. Ces deux approches sont comple´mentaires puisque les
me´thodes d’optimisation sont tre`s utiles afin d’e´valuer les solutions des heuris-
tiques, et les heuristiques sont une solution rapide permettant d’obtenir des solu-
tions approche´es pouvant conduire au de´veloppement de protocoles en pratique.
L’axe principal de cette the`se concerne le de´veloppement de mode`les d’opti-
misation ge´ne´riques afin de maximiser la capacite´ du re´seau radio maille´ et four-
nir des borne´es the´oriques sur ces performances. Les mode`les que nous avons
de´veloppe´s sont plus pre´cise´ment introduits dans la Section 1.4.
1.2 La programmation line´aire
La programmation line´aire, dont [Chv83] est l’un des livres re´fe´rences, consti-
tue une branche des mathe´matiques applique´es s’inte´ressant aux proble`mes d’op-
timisation d’une fonction f line´aire appele´e fonction objectif, c’est-a`-dire pouvant
s’e´crire de la forme suivante : f(x1, x2, . . . , xn) = c1x1 + c2x2 + · · · + cnxn,
ou` c = (c1, c2, . . . , cn)T ∈ Rn est un vecteur donc chaque composant ci est
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un nombre re´el, et x = (x1, x2, . . . , xn)T est le vecteur des n variables re´elles
du programme appartenant au domaine de de´finition de la fonction. Ces va-
riables doivent, de plus, satisfaire un certain nombre de contraintes elles aussi
line´aires. Les contraintes de´limitent un espace de solutions re´alisables de Rn, ap-
pele´ polye`dre, qui correspond a` l’intersection d’un nombre fini de demi-espaces
affines borde´s par des hyperplans. Le plus souvent, les polye`dres conside´re´s sont
borne´s car les variables de nos proble`mes le sont en pratique. Dans ce cas, des
arguments de compacite´ permettent de prouver que le polye`dre est l’enveloppe
convexe d’un nombre fini de sommets, appele´s points extreˆmaux. Ces sommets
sont les points du polye`dre qui ne sont pas combinaison line´aire d’autres points.
Un re´sultat fondamental en programmation line´aire indique que l’optimum d’un
programme line´aire est atteint en au moins un point extreˆmal du polye`dre. Un tel
polye`dre est appele´ un polytope.
Un exemple concret de programmation line´aire sur R2 est maintenant
pre´sente´. Soit le programme line´aire de maximisation suivant :
max z = x1 − x2
s.c. 3x1 − 2x2 6 60 (C1)
−6x1 + x2 6 0 (C2)
2x1 − 12x2 6 −120 (C3)
2x1 + 3x2 6 180 (C4)
xi > 0
Le polytope des solutions de´limite´ par les contraintes (C1)− (C4) est repre´sente´
sur la Figure 1.4 par la zone grise´e. Dans cet exemple, le polytope est en fait un
polygone de´limite´ par des droites. La solution se de´termine en trac¸ant la fonction
objectif pour une certaine valeur (par exemple 0 sur la figure), et glisse jusqu’a`
la frontie`re du domaine re´alisable en fonction de l’objectif (minimiser ou maxi-
miser). La solution optimale se trouve alors sur un sommet du polygone, dans
l’exemple il se situe sur le point (30, 15) donnant une valeur optimale z∗ = 15.
Plus formellement, un proble`me en programmation line´aire peut se restreindre
a` un proble`me de maximisation (dans le cas d’une minimisation, il est e´quivalent
de chercher a` maximiser l’oppose´ de la fonction objectif), note´ de la manie`re
suivante : LP ≡ max{cTx | Ax 6 b, x ∈ R+n}. A ∈ Rm×n est une matrice
dont chaque ligne contient les n coefficients de l’e´quation directrice de l’un desm
hyperplans de´finissant les contraintes du programme, i.e. le polye`dre. b ∈ Rm est
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FIGURE 1.4 – Exemple de programme line´aire en dimension 2.
le vecteur des m constantes affines de ces hyperplans. Cette notation est appele´e
notation matricielle du programme line´aire.
Sous ce formalisme, l’exemple de la Figure 1.4 a pour parame`tre :













Notons qu’une borne infe´rieure de la valeur optimale de la fonction objectif
du programme LP peut se trouver en extrayant une solution re´alisable, i.e. situe´e
dans le polye`dre, du programme. La dualite´ nous permet maintenant d’en extraire
une borne supe´rieure.
1.2.1 La dualite´
La dualite´ est une notion fondamentale de la programmation line´aire [Chv83].
Etant donne´ le programme LP en notation matricielle de´fini dans la section ci-
dessus, le programme line´aire dual associe´ est le suivant : min{bTy | ATy >
c, y ∈ R+m}. A, b, et c sont les meˆmes matrice et vecteurs que dans le pro-
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gramme LP , et y ∈ R+m est un vecteur donc chaque composant yi correspond a`
un coefficient associe´ a` la ie`me contrainte de LP . Dans l’exemple pre´ce´dent de la
Figure 1.4, le programme dual associe´ est le suivant :
min 60y1 − 120y3 + 180y4
s.c. 3y1 − 6y2 + 2y3 + 2y4 > 1 (D1)
−2y1 + y2 − 12y3 + 3y4 > −1 (D2)
yj > 0 (D3)
Etant donne´e une solution re´alisable x de LP , et une solution re´alisable y du
programme dual, nous obtenons les ine´galite´s suivantes :
bTy = yT b > yT (Ax) = (yTA)x = (ATy)x > cTx.
La solution du programme dual repre´sente donc une borne supe´rieure du pro-
gramme LP initial, appele´ programme primal. D’apre`s la notation matricielle, il
est facile de voir que le programme dual du dual est le primal : dual(dual) ≡
primal (Figure 1.5). Enfin, les variables du programme primal (respectivement
dual), sont familie`rement appele´es variables primales (resp. duales).
FIGURE 1.5 – Correspondances entre les formulations primales et duales.
Cette ine´galite´ entre les valeurs des fonctions objectifs des programmes me`ne
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a` l’e´nonce´ d’un the´ore`me fort en programmation line´aire concernant les condi-
tions de l’e´galite´.
The´ore`me 1.1 Si le programme line´aire primal posse`de une solution optimale
x∗, alors le programme dual posse`de e´galement une solution optimale y∗, et les
valeurs des fonctions objectifs a` l’optimal coı¨ncident : cTx∗ = bTy∗.
Diffe´rentes preuves de ce the´ore`me existent dans la litte´rature [Chv83, Sch98].
Son inte´reˆt principal re´side dans le de´veloppement de me´thodes de re´solution dites
primal/dual dans lesquelles les variables duales guident a` la construction d’une
solution du primal comme nous le verrons dans le Chapitre 4. D’un point de vue
complexite´, le the´ore`me 1.1 montre l’e´quivalence entre l’optimisation du primal
et celle du dual. Un proble`me d’optimisation peut alors eˆtre vu sous deux angles
diffe´rents : si le primal a n variables et m contraintes, le dual a lui m variables et
n contraintes. Il peut eˆtre alors pre´fe´rable de chercher a` optimiser le programme
qui posse`de moins de variables que de contraintes.
Ce re´sultat peut e´galement eˆtre couple´ au re´sultat de la section suivante,
dans laquelle nous pre´sentons un the´ore`me tre`s important pour le processus de
ge´ne´ration de colonnes que nous verrons dans la Section 3.3 ou` une se´paration du
programme dual permet d’obtenir des re´sultats de complexite´.
1.2.2 Se´paration = Optimisation
Lorsque le nombre de contraintes d’un programme line´aire est trop important,
notamment exponentiel en la taille du proble`me, il n’est pas possible de de´crire
de manie`re simple le polye`dre des solutions. Un bon exemple de ce cas est la
formulation arc/chemin du proble`me du multiflot pre´sente´e dans la Section 3.1.1.
Le proble`me de se´paration consiste alors a` trouver un hyperplan qui se´pare un
ensemble convexe (et en particulier un polytope) d’un point hors de cet ensemble,
c’est-a`-dire tel que le point se trouve dans l’un des deux demi-espaces affines
de´limite´s par l’hyperplan, et l’ensemble convexe dans l’autre. Le point hors du
polye`dre ne ve´rifie pas, par de´finition, l’ensemble des contraintes du programme
line´aire. Le proble`me de la se´paration consiste donc a` trouver une contrainte
viole´e du programme, correspondant a` l’hyperplan se´parateur. En d’autres termes
il peut se voir comme un oracle de description implicite du polye`dre.
Le the´ore`me important Sep = Opt est une conse´quence de la me´thode de l’el-
lipsoı¨de. Il constitue un re´sultat majeur en optimisation combinatoire, qui fait
le lien entre les proble`mes de se´paration et d’optimisation. Ce re´sultat e´tablit
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l’e´quivalence, du point de vue de la complexite´ algorithmique, entre optimiser
et se´parer sur un meˆme polye`dre.
The´ore`me 1.2 (Sep=Opt [GLS81]) Il existe un algorithme polynomial pour
re´soudre le proble`me de se´paration sur un polye`dre K si et seulement s’il existe
un algorithme polynomial pour re´soudre le proble`me d’optimisation sur K.
La preuve utilise l’algorithme de l’ellipsoı¨de pour montrer que l’oracle de
se´paration permet de de´cider en un nombre polynomial d’e´tapes si le polye`dre est
vide ou non.
L’application de ce the´ore`me qui nous inte´resse concerne le processus de
ge´ne´ration de lignes ou de colonnes. Ces processus s’appliquent a` des proble`mes
ou` l’un des deux programmes (primal ou dual) posse`de un nombre exponentiel de
contraintes. Le the´ore`me 1.2 certifie alors qu’il est possible d’optimiser ce pro-
gramme line´aire en temps polynomial si et seulement si nous sommes capables de
trouver en temps polynomial une contrainte viole´e par un point infaisable (hors
du polytope), dans le cas ou` le polytope est bien de´fini. Ce re´sultat est parti-
culie`rement inte´ressant dans le cas de la ge´ne´ration de lignes ou de colonnes que
nous verrons plus tard dans les Chapitres 3 et 4, dans laquelle les programmes
auxiliaires cherchent a` calculer des nouveaux objets combinatoires, associe´s a` des
variables ou des contraintes, qui violent les contraintes du programme dual ou pri-
mal. Le the´ore`me 1.2 permet alors de certifier, lorsque les programmes auxiliaires
ne ge´ne`rent plus de lignes ou de colonnes, que nous avons atteint l’optimum du
programme line´aire.
1.3 La bibliothe`que MASCOPT
MASCOPT (contraction de MASCOTTE et optimisation) est une bibliothe`que
open source JAVA de´die´e aux proble`mes d’optimisation dans les graphes et les
re´seaux [LSV04]. Son de´veloppement a de´bute´ en 2001, principalement au cours
de la the`se de Jean-Franc¸ois Lalande [Lal04], et se poursuit aujourd’hui encore.
La bibliothe`que est conc¸ue dans l’esprit des mode`les oriente´s objet et privile´gie
l’accessibilite´ et la facilite´ d’utilisation plutoˆt que la vitesse d’exe´cution des pro-
grammes : le mode`le doit rester ge´ne´rique et doit tirer parti d’une conception objet
soigneuse pour faciliter son utilisation ulte´rieure. De nombreuses bibliothe`ques de
graphes et de re´seaux existent sur le marche´ et posse`dent toutes des fonctionnalite´s
bien identifiables. Ces bibliothe`ques ne reposent pas toujours sur le meˆme objectif
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fonctionnel ; nous pouvons par exemple distinguer une bibliothe`que encodant un
mode`le de graphe au sens mathe´matique d’une bibliothe`que de dessin de graphes.
Le mode`le interne est diffe´rent et les fonctionnalite´s propose´es sont oriente´es par
le type d’utilisation vise´. MASCOPT offre, quant a` elle, l’imple´mentation d’un
mode`le ge´ne´rique de graphes contrairement a` la plupart des bibliothe`ques exis-
tantes, focalise´es sur le proble`me a` re´soudre pour lequel elles ont e´te´ de´veloppe´es.
MASCOPT est une bibliothe`que open source de´pose´e a` l’APP 4 et dont l’objec-
tif ge´ne´ral est de fournir les mode`les et outils ne´cessaires a` l’imple´mentation d’al-
gorithmes d’optimisation dans les re´seaux. Dans ces proble`mes, et comme nous le
rappellerons tout au long de cette the`se, les re´seaux et les requeˆtes sur ces derniers
sont en ge´ne´ral mode´lise´s par des graphes. Dans MASCOPT, ces graphes peuvent
ensuite eˆtre manipule´s afin de leur appliquer facilement des algorithmes de the´orie
des graphes. Enfin, comme MASCOPT est open source et e´crit en JAVA, il de-
vient alors tre`s simple de re´aliser des appels vers d’autres bibliothe`ques externes,
d’autres classes JAVA de´ja` de´finies et meˆme des bibliothe`ques compile´es en C++.
Dans cette the`se, nous interfac¸ons MASCOPT avec CPLEX SOLVER D’ILOG qui
est un outil commercial tre`s utilise´ pour re´soudre des programmes line´aires. Nous
avons ainsi pu re´soudre nos programmes line´aires, mais nous avons e´galement
enrichi MASCOPT des me´thodes de re´solution sophistique´es utilise´es, a` savoir la
ge´ne´ration de colonnes et la ge´ne´ration croise´e de lignes et de colonnes.
1.4 Plan de´taille´
Dans le chapitre 2, nous pre´sentons une mode´lisation inter-couche des ca-
racte´ristiques des re´seaux radio maille´s. Un e´tat de l’art sur les diffe´rents mode`les
de re´seau, des hypothe`ses de fonctionnement, et des mode`les d’interfe´rence
est pre´sente´. Nous de´finissons les choix de mode´lisation que nous avons fait et
proposons un mode`le line´aire pouvant s’appliquer a` diffe´rents proble`mes d’opti-
misation des re´seaux radio maille´s comme le placement de points d’acce`s dans
le re´seau, le routage, et l’ordonnancement des communications. Nous concluons
en mettant en e´vidence la complexite´ du proble`me pour lesquels le besoin d’une
mode´lisation structurelle et algorithmique plus pertinente est ne´cessaire. Ces
travaux ont fait l’objet des publications [GMRR07b, GMRR07a, GMR08].
4. Agence pour la Protection des Programmes. MASCOPT est identifie´ e´lectroniquement
par un nume´ro Inter Deposit Digital Number at Program Protection Agency en 2004 :
IDDN.FR.001.100002.000.S.P.2004.000.31235.
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Le chapitre 3 est consacre´ a` la proposition et validation d’un mode`le pour
le routage et l’ordonnancement dans les re´seaux radio maille´s fonde´ sur des
structures combinatoires plus complexes. Nous mettons en avant la notion
d’ensemble de transmissions radio compatibles dans le re´seau. Nous mode´lisons
ces ensembles a` partir de la structure d’ensembles inde´pendants dans le graphe
des conflits et obtenons une formulation en chemin/round pour le proble`me joint
du routage et de l’ordonnancement dans les re´seaux radio maille´s. Apre`s avoir
de´fini la relaxation de ce proble`me permettant de se restreindre a` la capacite´
alloue´e a` chacun de ces ensembles inde´pendants, nous de´rivons une me´thode de
re´solution efficace base´e sur le processus de ge´ne´ration de colonnes. Ces travaux
ont fait l’objet des publications [MPR08a, MPR08b].
En the´orie des graphes, des liens forts lient la valeur d’un flot maximum et
la capacite´ d’une coupe minimum dans un re´seau. En adaptant cette proprie´te´ au
contexte radio, nous pre´sentons dans le chapitre 4 une formulation en program-
mation line´aire qui s’inte´resse a` la capacite´ de transport disponible sur les coupes
d’un re´seau radio maille´. Nous montrons l’e´quivalence des solutions optimales
de cette formulation avec celles du proble`me pre´sente´ dans le chapitre pre´ce´dent.
Un algorithme primal-dual utilisant le processus de ge´ne´ration croise´e de lignes
et de colonnes permet de re´soudre efficacement le proble`me de couverture des
coupes e´tudie´. Les re´sultats de´coulant de ce mode`le fournissent des indications
inte´ressantes quant aux contraintes topologiques du re´seau qu’il est ne´cessaire et
suffisant d’optimiser afin d’obtenir une capacite´ maximale. Ces travaux ont fait
l’objet des publications [MPPR08a, MPPR08b].
Une application directe des mode`les pre´sente´s dans les chapitres pre´ce´dents
est e´tudie´e dans le chapitre 5. L’imple´mentation de ces mode`les permet d’effec-
tuer une e´tude quantitative sur les effets des accuse´s de re´ception sur la capacite´
des re´seaux radio maille´s. Deux mode`les technologiques sont compare´s suivant la
couche qui ge`re l’envoi de ces accuse´s de re´ception : soit la couche MAC utilisant
la me´thode d’acce`s ale´atoire au canal CSMA/CA dans la norme IEEE 802.11,
soit la couche transport dans un mode`le de blocs d’acquittements qui sont route´s
dans le re´seau, comme cela peut eˆtre inte´gre´ dans la norme IEEE 802.16. Ces
travaux ont fait l’objet des publications [MV08, MV09] en collaboration avec
Marie-Emilie Voge 5.
5. Equipe Projet POPS, IRCICA/LIFL, Univ. Lille 1, CNRS UMR 8022, INRIA Lille Nord-
Europe, Lille, France.
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Le chapitre 6 pre´sente un algorithme distribue´ de gradient local permettant
de transmettre depuis des sources vers des destinations des paquets introduits
dans le re´seau au cours du temps. Cette e´tude est motive´e par la conside´ration
d’un trafic dynamique dans les re´seaux, et l’objectif est de prouver la stabilite´
du re´seau, c’est-a`-dire que le nombre de paquets en transit dans le re´seau reste
borne´ au cours du temps. Notre algorithme glouton n’utilise que des informations
locales sur le voisinage de chaque nœud pour les transmissions des paquets. Il
permet de prouver la stabilite´ du re´seau dans le cas ou` tous les liens peuvent
transmettre simultane´ment, et lorsque le nombre de paquets injecte´s a` un temps
donne´ aux sources du re´seau est infe´rieur ou e´gal a` la valeur d’un flot maximum
dans le re´seau.
Dans cette the`se, nous avons non seulement mode´lise´ les diffe´rents proble`mes
d’optimisation a` l’aide de la programmation line´aire, mais les me´thodes
de re´solution utilise´es (ge´ne´ration de lignes et de colonnes) ont toutes e´te´
imple´mente´es en JAVA afin d’enrichir la bibliothe`que d’optimisation de graphes
MASCOPT. Ainsi, tout proble`me pouvant se re´soudre par ge´ne´ration de lignes ou
de colonnes peut utiliser le code que nous avons de´veloppe´.

CHAPITRE 2
Mode`les combinatoires pour les
re´seaux radio maille´s
Le contexte technologique qui nous motive soule`ve des proble´matiques d’op-
timisation nouvelles. Il faut notamment trouver un compromis entre le nombre de
points d’acce`s a` installer et la capacite´ disponible pour relayer les connexions des
usagers vers ces points d’acce`s. Dans un tel syste`me, il faut choisir pour chaque
nœud son placement et sa zone de couverture en prenant en compte les contraintes
de brouillage entre les zones et la densite´ suppose´e d’utilisateurs. Il faut de plus
assurer une bonne connectivite´ entre les routeurs pour assurer une flexibilite´ suf-
fisante a` la gestion des pannes et des variations de trafic.
Dans ce chapitre, nous pre´sentons la mode´lisation des caracte´ristiques inter-
couche du re´seau sur laquelle nous nous appuyons afin d’aborder les diffe´rents
proble`mes d’optimisation des re´seaux radio maille´s. Notre objectif est d’obtenir
des solutions optimales, i.e. des bornes the´oriques, en matie`re de conception et
fonctionnement du re´seau, ce qui permet certains choix de mode´lisation.
Diffe´rents proble`mes d’optimisation ont e´te´ e´tudie´s dans la litte´rature. Dans un
re´seau radio maille´, chaque point d’acce`s collecte le trafic d’une partie du re´seau ;
deux re´gions rattache´es a` des points d’acce`s suffisamment distants n’interfe´rant
entre elles qu’a` la frontie`re. L’influence du placement des points d’acce`s dans le
re´seau sur ses performances, ainsi que le routage concentrant le trafic vers ces
points d’acce`s tout en minimisant les interfe´rences radio, sont donc des axes de
recherche importants.
Dans la suite du chapitre, nous de´veloppons un mode`le d’optimisation meˆlant
l’ensemble de ces aspects afin d’obtenir des solutions optimales au proble`me de
de´ploiement et fonctionnement du re´seau assurant une certaine qualite´ de service.
Nous nous inte´ressons au proble`me joint du placement de points d’acce`s dans le
re´seau, du routage et de l’ordonnancement des transmissions afin d’optimiser les
performances du re´seau, re´duire les couˆts d’installation et de fonctionnement, et
assurer une qualite´ de service minimale aux utilisateurs du re´seau.
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2.1 Mode`le de communication radio
Le but d’un re´seau de te´le´communications est de permettre l’e´change ou la
diffusion d’informations entre plusieurs entite´s. Ces e´changes de´pendent des ca-
racte´ristiques du re´seau, et obe´issent a` certaines re`gles, notamment l’acce`s au
canal pour le partage des ressources. Ces re`gles sont dicte´es par le mode`le de
communication choisi qui mode´lise les e´changes dans le re´seau. Les notions les
plus importantes a` conside´rer pour de´finir un mode`le de communication sont la
connectivite´, i.e. les communications directes entre deux entite´s, et les conflits,
prenant en compte la diffusion du signal radio et re´gissant le multiplexage spatial.
Un e´tat de l’art des diffe´rents mode`les existant dans la litte´rature est pre´sente´
dans les sections suivantes. Nous de´finissons paralle`lement le choix qui a e´te´ fait
pour la mode´lisation des caracte´ristiques inter-couche du re´seau radio maille´.
2.1.1 Un lien radio
Le canal de transmission radio est sans conteste l’un des me´dias de communi-
cation les plus variables et les plus incontroˆlables. Les ondes radioe´lectriques,
parce qu’elles se propagent en traversant l’espace, sont sujettes a` de nom-
breuses irre´gularite´s comme par exemple les irre´gularite´s de morphologie, de ca-
racte´ristiques e´lectromagne´tiques, de tempe´rature, ou d’humidite´ du milieu tra-
verse´. C’est pour cela que, contrairement aux transmissions sur lien fixe (caˆble
en cuivre, fibre optique par exemple) ou` les caracte´ristiques du milieu sont bien
controˆle´es, les transmissions sur lien radio ont pour proprie´te´ de fluctuer en temps
et en espace, souvent avec des variations tre`s importantes.
En parcourant le trajet entre l’e´metteur et le re´cepteur, le signal transmis est
sujet a` de nombreux phe´nome`nes dont la plupart ont pour effet de de´grader la qua-
lite´ du signal. Cette de´gradation se traduit en pratique par des pertes de capacite´
et des erreurs dans les messages rec¸us qui entraıˆnent des pertes d’informations
pour l’usager ou le syste`me. Les de´gradations du signal peuvent eˆtre classe´es en
diffe´rentes cate´gories dont les principales sont :
– les pertes de propagation dues a` la distance parcourue par l’onde radio, ou
affaiblissement du parcours (pathloss),
– les atte´nuations de puissance du signal dues aux effets d’ombres (shado-
wing) provoque´s par les obstacles rencontre´s par le signal sur le trajet entre
l’e´metteur et le re´cepteur,
– les e´vanouissements (fading) dans la puissance du signal dus aux effets in-
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duits par le phe´nome`ne de multi-sauts,
– les brouillages dus aux interfe´rences (sur un meˆme canal ou entre deux ca-
naux adjacents) cre´e´s par d’autres e´missions,
– les brouillages dus au bruit ambiant (distingue´ des interfe´rences car pouvant
provenir d’autres syste`mes par exemple).
Mode´liser correctement le comportement du canal radio est bien entendu tre`s
complexe. Il existe un nombre important de mode`les dans la litte´rature. Nous en
de´crivons ici les principaux, avant de de´finir le mode`le choisi dans la suite de
cette the`se.
La bonne re´ception d’un paquet exige que le nombre d’erreurs de transmission
soit toujours infe´rieur a` la capacite´ de correction du code canal utilise´ (s’il en
existe un). Dans le cas d’un canal Gaussien ou AWGN (Additive White Gaussian
Noise), le taux d’erreur de transmission est directement lie´ au rapport signal a`
bruit (SNR).
De´finition 2.1 (SNR) La qualite´ d’une transmission d’un nœud u vers un nœud v
est mesure´e par le ratio signal sur bruit en v de´fini de la manie`re suivante :




ou` P (signal) repre´sente la puissance du signal envoye´, et P (bruit) celle du bruit.
La puissance du signal rec¸u en un nœud de´pend en ge´ne´ral de la puissance de
transmission du signal par l’e´metteur Pu et de l’atte´nuation en fonction de la dis-
tance entre l’e´metteur et le re´cepteur. Cette atte´nuation est caracte´rise´e par une
fonction H telle que H(u, v)→ 0 lorsque d(u, v) 7→ ∞, ou` d(u, v) est la distance
euclidienne entre u et v. Le plus souvent, H(u, v) = 1
d(u,v)α
, ou` α est un coeffi-
cient d’atte´nuation qui de´pend du canal radio et du mate´riel utilise´ (ge´ne´ralement
α > 2). L’intensite´ du bruit de´pend en grande partie du bruit ambiant, mais
e´galement des autres signaux alentours pouvant provenir de communications si-
multane´es comme nous le verrons plus pre´cise´ment dans la Section 2.1.3.
Chaque nœud a donc une certaine probabilite´ de recevoir le message, cette
probabilite´ tendant vers 0 a` l’infini. En prenant en compte cette re´alite´, la notion
de seuil n’existe pas, et la probabilite´ de re´ception suit une loi fonction de la
distance entre les deux nœuds communiquants.
Au contraire, de nombreux mode`les dits a` seuil existent, c’est-a`-dire que la
communication est conside´re´e re´ussie si le SNR du receveur de´passe un certain
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seuil γ. En dessous de ce seuil, le receveur ne peut pas de´coder correctement le
signal rec¸u et la transmission e´choue. Cette hypothe`se de seuil de re´ception est
justifie´e par la the´orie de l’information qui nous dit qu’il est toujours possible, en
appliquant un bon codage du canal, d’obtenir un mode`le a` seuil. En effet, plus la
taille du codage est importante, plus la loi de PER (Packet Error Rate) se rapproche
du mode`le a` seuil isotrope [KKS04].
Dans la majorite´ des e´tudes actuelles portant sur les re´seaux multi-sauts, les
mode`les pris en compte pour la couche physique sont des mode`les en distance,
correspondant a` une approximation du mode`le a` seuil. Nous conside´rons des rou-
teurs sans fil posse´dant un antenne radio omni-directionnelle. La zone de com-
munication d’un nœud est conside´re´e comme un disque, sur lequel les paquets
sont transmis sans perte alors qu’aucun paquet n’est rec¸u en dehors. Plus formel-
lement, nous de´finissons la zone de communication d’un routeur sans fil comme
un disque de rayon rt. Tous les nœuds se trouvant dans la zone de communication
peuvent communiquer directement avec le routeur centre du disque.
FIGURE 2.1 – Diffe´rence d’approximation de la zone de transmission d’un nœud.
Des travaux concernant la connexite´ des re´seaux se sont inte´resse´s a` une
mode´lisation du canal radio dans laquelle un affaiblissement ale´atoire suivant
une distribution log normal est ajoute´ a` la porte´e de communication (la fonc-
tion H) [HM04, MA05]. Contrairement a` la mode´lisation ide´ale dans laquelle
la zone de communication est un disque parfait, la nouvelle mode´lisation impar-
faite change la forme de cette zone. Dans la Figure 2.1, le nœud 0 peut commu-
niquer avec le nœud 4 et pas avec le nœud 1 dans le cas d’un disque, alors que
le contraire se passe lorsque la zone de communication est modifie´e. Cependant,
dans ces travaux, une fois la loi d’affaiblissement modifie´e, un seuil non isotrope
est a` nouveau applique´, et la zone de communication de chaque noeud est calcule´e.
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2.1.2 Mode`le de re´seau
La mode´lisation en graphe des re´seaux filaires est classique. S’agissant des
re´seaux radio, la pertinence d’un tel mode`le est plus discutable, les proprie´te´s du
me´dium radio n’e´tant justement pas binaires comme nous venons de le voir dans
la section pre´ce´dente. Dans le cadre de nos travaux, toutefois, notre objectif e´tant
d’e´tudier des comportements the´oriques optimaux, l’approximation des mode`les
combinatoires se justifie amplement.
Nous retiendrons un mode`le de communication a` seuil, qu’il soit base´ sur un
mode`le en distance euclidienne ou un mode`le en puissance uniforme, permettant
de de´terminer pour chaque nœud l’ensemble de ses voisins directs, c’est-a`-dire
l’ensemble des sommets avec lesquels il peut communiquer directement, i.e. a`
un saut. Ce mode`le physique permet de de´finir, pour un ensemble de nœuds V ,
l’ensemble E des transmissions possibles entre des paires de sommets de V . Ces
ensembles V et E permettent de de´finir la mode´lisation du re´seau en graphe. Par
exemple, dans le cas ou` la zone de transmission d’un nœud u est un disque uni-
taire, i.e. ou` le rayon de transmission rt(u) = 1, la topologie obtenue est appele´e
unit disk graph [CCJ90] (Figure 2.2). De manie`re ge´ne´rale, pour un rayon quel-





FIGURE 2.2 – Les cercles repre´sentent les zones de transmission des nœuds. Le
nœud A peut communiquer directement avec les nœuds B, C, D, et E, mais pas
avec le nœud F .
Dans cette the`se, un re´seau radio maille´ est mode´lise´ par un graphe G =
(V,E), ou` l’ensemble V des sommets repre´sente les routeurs sans fil du re´seau, et
26 Chapitre 2. Mode`les combinatoires pour les re´seaux radio maille´s
les areˆtes de l’ensemble E repre´sentent les communications radio possibles entre
deux nœuds. Le graphe conside´re´ est en ge´ne´ral oriente´ syme´trique, mais il peut
e´galement eˆtre vu non oriente´ suivant les cas. Plusieurs noms ont e´te´ donne´s a`
G dans la litte´rature ; nous retiendrons ici graphe des transmissions ou graphe de
connectivite´.
L’ensemble des sommets du graphe est de´compose´ en deux sous-ensembles
d’intersection vide : V=Vr ∪ Vg, avec Vr ∩ Vg = ∅. Vg repre´sente l’ensemble
des points d’acce`s et Vr l’ensemble des routeurs dits simples, c’est-a`-dire qui
n’inte´ragissent pas directement avec Internet. Chaque routeur r de Vr posse`de une
demande d(r) correspondant au trafic agre´ge´ des clients mobiles qui se connectent
a` lui. Γ−(v) (respectivement Γ+(v)) repre´sente l’ensemble des arcs entrants (res-
pectivement sortants) du nœud v. De meˆme Ev = Γ−(v) ∪ Γ+(v) correspond a`
l’ensemble des arcs incidents a` v.
2.1.3 Re´utilisation spatiale
Nous conside´rons les re´seaux radio maille´s a` un unique canal radio. Cela im-
plique un partage de la bande passante entre les diffe´rents nœuds du re´seau qui
e´mettent tous sur le meˆme canal. Comme les re´seaux radio offrent une bande
passante re´duite, ils ne´cessitent un minimum de controˆle dans la gestion de cette
bande passante. Un objectif est d’en optimiser son utilisation tout en respectant
les contraintes lie´es aux ressources disponibles ainsi qu’a` la re´ussite des transmis-
sions sans collision.
Il existe diffe´rents me´canismes d’e´vitement des collisions. La plupart des
e´tudes sur les re´seaux radio cellulaires se basent sur une partition des fre´quences
par cellule (FDMA pour Frequency Division Multiple Access) [Sta07]. Dans les
te´le´communications spatiales, militaires essentiellement, dans les syste`mes de na-
vigation par satellites comme le GPS, et dans les re´seaux cellulaires ame´ricains,
l’acce`s multiple par re´partition de code (CDMA pour Code Division Multiple
Acces) consiste a` e´taler le spectre au moyen d’un code alloue´ a` chaque commu-
nication [Vit95]. L’ope´ration ne´cessite d’importantes capacite´s de calcul, donc
des composants plus couˆteux pour les terminaux grand public. En revanche, les
ope´rateurs ont recours au CDMA pour les liaisons par satellite de leur re´seau fixe.
Une hypothe`se importante dans nos travaux est de conside´rer un re´seau ra-
dio maille´ synchrone. En effet, nous nous concentrons sur l’infrastructure fixe
de re´seau dont la topologie varie tre`s rarement, en cas de modifications par
l’ope´rateur ou en cas de panne. Ainsi, nous pouvons supposer que les bornes ra-
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dio sont synchronise´es sur une horloge commune controˆle´e par l’ope´rateur, ou par
les points d’acce`s dans le cas d’un re´seau radio maille´ utilisant la norme WiMax
(Section 1.1.1).
Le protocole de communication est alors conc¸u sur un mode`le de multiplexage
en temps TDMA (Time Division Multiple Access) par intervalles, permettant de
transmettre plusieurs signaux sur un seul canal [GL997]. Ce me´canisme effectue
une allocation dynamique de trames a` chaque communication pour que tous les
usagers puissent acce´der a` la ressource commune [Dju07, DV07]. Cette techno-
logie est par exemple utilise´e dans la norme GSM, ou` chaque canal supporte huit
intervalles de temps attribue´s a` huit communications simultane´es. Il est e´galement
utilise´ dans les re´seaux de capteurs sans fil [GDP05, EV05, MWW07].
La re´utilisation spatiale est la possibilite´ de pouvoir effectuer plusieurs trans-
missions simultane´es sans inter-brouillage si elles sont suffisamment e´loigne´es
les unes des autres. Le protocole STDMA (Space-Time Division Multiple Ac-
cess)) est une ge´ne´ralisation de TDMA avec une re´utilisation spatiale de l’allo-
cation de bande passante [LZ05]. Dans STDMA, un meˆme intervalle de temps
pe´riodiquement re´pe´te´ peut eˆtre assigne´ a` plusieurs divisions d’espace e´loigne´es
les unes des autres. En d’autres termes, ce protocole d’acce`s permet l’activation
simultane´e de plusieurs liens dans le re´seau radio maille´ situe´s a` plusieurs sauts
les uns des autres.
Nous conside´rons une pe´riode de temps [1, T ] de´coupe´e en intervalles de dure´e
fixe. Chaque lien du re´seau est active´ durant un certain nombre d’intervalles, ce
qui entraıˆne la cre´ation d’une planification indiquant a` quel moment un lien trans-
met. La pe´riode de temps est ensuite re´pe´te´e, faisant fonctionner le re´seau en
re´gime permanent. Une allocation optimale des ressources communes correspond
a` un ordonnancement optimal des communications de manie`re a` e´viter les col-
lisions entre les transmissions radio qui interfe`rent entre elles [RL93]. Cet or-
donnancement est assure´ par le protocole d’acce`s au me´dium ge´re´ par la couche
MAC.
Cette allocation de ressources est contrainte par les interfe´rences produites
autour d’un nœud e´metteur. Afin de mode´liser au mieux ces interfe´rences,
des mode`les ont e´te´ de´veloppe´s, chacun e´tant une approximation de la re´alite´
physique [IRK09].
Une premie`re contrainte, appele´e half-duplex property dans la litte´rature, li-
mite a` un instant donne´ l’activation d’au plus un arc incident a` chaque nœud
du re´seau. En effet un nœud ne peut pas e´mettre et recevoir en meˆme temps,
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puisque lorsqu’il rec¸oit, il est en e´coute du canal et ne peut pas instaurer un envoi.
Re´ciproquement lorsqu’un nœud e´met des donne´es sur le canal radio, il n’est pas
capable de de´tecter si des donne´es lui sont envoye´es par la meˆme occasion.
Formellement, cette condition correspond a` l’activation d’au plus une trans-
mission parmi l’ensemble des liens incidents Ev a` un nœud v :∑
e∈Ev
a(e, t) 6 1, ∀v ∈ V,
ou` a(e, t) vaut 1 si le lien e est active´ au temps t, 0 sinon.
2.1.3.1 Le mode`le SINR
Ce mode`le se base sur un mode`le physique en puissance. Il permet de mesurer
la qualite´ du signal rec¸u en un sommet en fonction de parame`tres provenant de
la couche physique du re´seau comme la puissance de transmission des nœuds, le
bruit blanc, ou encore le gain du canal radio (i.e. le ratio SNR de la Section 2.1).
Mais il mesure e´galement les effets cumulatifs des transmissions simultane´es dans
le re´seau en les comptant comme des interfe´rences.
De´finition 2.2 (Ratio SINR) Etant donne´ le graphe G mode´lisant le re´seau, la
qualite´ d’une transmission d’un nœud u vers un nœud v est mesure´e par le ratio







ou` η repre´sente le bruit blanc, Pu la puissance de transmission du nœud u,
et H(u, v) le gain d’une transmission entre les nœuds u et v. Ge´ne´ralement
H(u, v) = d−α(u, v) ou` d(u, v) est la distance se´parant les nœuds u et v, et α
et le coefficient de perte sur le chemin (en anglais path loss index).
A partir de la de´finition de ce ratio de´coule le mode`le d’interfe´rence SINR qui
se concentre sur la question de comment et a` quelle vitesse les liens d’une topo-
logie peuvent eˆtre active´s au cours du temps. Une transmission entre les nœuds u
et v est dite re´ussie si et seulement si le ratio SINRv > γ, ou` γ est un seuil fixe´.
Cela signifie que la transmission posse`de une qualite´ suffisante pour que le nœud
v de´code le signal envoye´ par u, et ce malgre´ les autres transmissions simultane´es
dans le re´seau.
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2.1.3.2 Les mode`les binaires
Afin d’e´viter les collisions provoque´es par les interfe´rences, la norme WiFi
802.11 se base sur un protocole d’acce`s CSMA/CA qui va autoriser ou refuser
la transmission d’un nœud selon un me´canisme de re´servation du canal radio
(Section 1.1.1). De nombreux mode`les d’interfe´rence se basant sur la me´thode
CSMA/CA ont e´te´ de´veloppe´s, chacun d’eux e´tant une approximation de la
re´alite´ physique. Ces mode`les sont en ge´ne´ral binaires : e´tant donne´ un graphe
repre´sentant la topologie du re´seau, les interfe´rences sont repre´sente´es par un
graphe des conflits de´fini comme suit :
De´finition 2.3 (Graphe des conflits) Etant donne´ le graphe de transmissions
G = (V,E), le graphe des conflits associe´ Gc = (Vc, Ec) est construit de la
manie`re suivante :
(i) chaque nœud v′ ∈ Vc correspond a` un lien e ∈ E,
(ii) il existe un lien e′ = (u′, v′) ∈ Ec si et seulement si les liens correspon-
dants a` u′ et v′ dans G interfe`rent entre eux.
Par exemple, la Figure 2.3 de´crit la manie`re de construire un graphe des
conflits a` partir d’un graphe des transmissions. Le mode`le d’interfe´rence sim-
plifie´ utilise´ dans ce cas doit uniquement respecter la proprie´te´ half-duplex, a` sa-
voir que tout e´metteur ou destinataire d’une transmission doit eˆtre libre de toute
e´mission/re´ception par ailleurs. Le lien e2 interfe`re avec le lien e1 car ils ont
un sommet en commun. e1 et e2 ne peuvent donc pas eˆtre actifs simultane´ment
puisque dans ce cas, le nœud commun aux deux transmissions ne pourra pas
diffe´rencier les deux e´changes. Dans le graphe des conflits correspondant, les
sommets repre´sentant e1 et e2 sont donc relie´s par un lien, empeˆchant dans ce
cas l’activation de e1 et de e2 simultane´ment.
En the´orie des graphes, le linegraph L(G) d’un graphe non oriente´ G est un
graphe repre´sentant l’adjacence des liens de G. L’ensemble des nœuds de L(G)
correspond a` l’ensemble des liens de G, et il existe un lien dans L(G) si et seule-
ment si les deux liens sont adjacents dans G. Cette structure peut donc eˆtre direc-
tement lie´e au concept de graphe des conflits [NKK08]. Clairement, le linegraph
repre´sente le graphe des conflits du mode`le d’interfe´rence avec la proprie´te´ half-
duplex (Figure 2.3).
Les mode`les d’interfe´rence binaires sont de´rive´s des mode`les physiques en
distance dans lesquels chaque nœud posse`de un rayon de transmission. La
mode´lisation des interfe´rences se fait alors en de´finissant un rayon d’interfe´rence
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FIGURE 2.3 – (a) : Graphe des transmissions G = (V,E). (b) : Graphe des
conflicts Gc = (Vc, Ec)
ri(u) pour le sommet u du graphe, qui est en ge´ne´ral supe´rieur ou e´gale a` son
rayon de transmission rt(u). Une zone d’interfe´rence autour de chaque nœud
de´finit alors l’ensemble des sommets du graphe qui interfe`rent avec u, a` savoir
les nœuds situe´s a` une distance infe´rieure a` ri(u) du nœud u. A chaque lien e ∈ E
est associe´ l’ensemble Ie des liens e′ qui interfe`rent avec lui. A un temps t donne´,
la contrainte d’activation des liens afin d’assurer un ordonnancement sans conflit
est donc la suivante :
a(e, t) + a(e′, t) 6 1, ∀e ∈ E, e′ ∈ Ie, t ∈ [1, T ] (2.1)
A chaque intervalle de temps t, si le lien e est active´, alors tous les liens e′ ∈ Ie
doivent rester inactifs.
Le mode`le binaire issu de l’approximation du protocole d’acce`s CSMA/CA
est appele´ mode`le d’interfe´rence binaire a` distance 2. En effet, lorsqu’un nœud
acce`de au canal en envoyant un message RTS, tous ses voisins entendent le RTS
et cessent toute activite´. Le destinataire du RTS re´pond, s’il est libre, par un
message CTS entendu par tous ses voisins qui deviennent silencieux a` leur tour.
Tous les voisins de l’e´metteur et du re´cepteur n’e´mettent plus et ne rec¸oivent plus,
ce qui entraıˆne l’inactivite´ des liens a` distance 1 et 2 du lien initialement concerne´.
Ce mode`le est repre´sente´ par la figure 2.4 ou` les liens en pointille´s sont bloque´s
par l’activation du lien (u, v).
En terme d’e´quation line´aire, le mode`le binaire a` distance 2 se mode´lise faci-
lement par l’e´quation suivante :∑
e∈Eu∪Ev
a(e, t) 6 1, ∀(u, v) ∈ E (2.2)
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u v
FIGURE 2.4 – Mode`le d’interfe´rence binaire a` distance 2 : l’activation d’un lien
bloque tous les liens situe´s a` distance infe´rieure ou e´gale a` 2.
A premie`re vue, cette e´quation semble bloquer uniquement les arcs incidents
a` l’e´metteur u et au destinataire v. Mais si l’on reporte cette e´quation sur le
graphe entier, nous pouvons voir que les liens a` distance 2 d’un lien actif sont
en fait bloque´s par la contrainte correspondant a` l’arc a` distance 1 de l’arc ac-
tif : si (u, v) est actif au temps t, (w, u) est inactif par l’e´quation 2.2 associe´e au
lien (u, v), mais un lien (x,w) est bloque´ par la contrainte 2.2 associe´e a` (w, u)
(
∑
e∈Ew∪Eu a(e, t) 6 1).
Dans ce mode`le d’interfe´rence binaire a` distance 2, le graphe des conflits cor-
respond au carre´ du linegraph, note´ L2(G), dans lequel un lien entre deux som-
mets existe si et seulement les liens correspondants dans le graphe des transmis-
sions sont situe´s a` une distance infe´rieure ou e´gale a` 2 en nombre de sauts.
Ce mode`le peut s’e´tendre plus ge´ne´ralement aux mode`le d’interfe´rence a` dis-
tance dI dans lesquels un lien actif bloque tous les liens situe´s a` une distance
infe´rieure ou e´gale a` dI dans le graphe [KMP08]. Ces mode`les sont des approxi-
mations du cas ou` le rayon d’interfe´rence est strictement plus grand que le rayon
de transmissions. Le graphe des conflits correspond donc au linegraph e´leve´ a` la
puissance dI . Dans les tests effectue´s au cours la the`se, le mode`le d’interfe´rence
utilise´ par de´faut est le mode`le binaire a` distance 2. Ce choix est justifie´ par
le fait qu’il mode´lise directement la couche MAC utilisant la me´thode d’acce`s
CSMA/CA de la norme WiFi.
2.1.4 Mode`le de trafic
Une mode´lisation classique du proble`me du routage dans les re´seaux de
te´le´communications utilise la notion de flot (et de multiflot), dans le graphe
mode´lisant le re´seau. Nous de´taillons le proble`me du multiflot dans la section
suivante, avant de pre´senter le mode`le de trafic pour les re´seaux radio maille´s
inte´grant les mode`les inter-couche de´finis ci-dessus.
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2.1.4.1 Le proble`me du multiflot
Le proble`me du multiflot consiste a` calculer des routes pour des commodite´s
qui mode´lisent des entite´s en concurrence pour l’acce`s ou l’utilisation de certaines
ressources [AMO93]. Les contraintes de partage des ressources sont mode´lise´es
par une capacite´ sur les arcs du graphe support du multiflot.
Formellement, le proble`me du multiflot est de´crit sur un re´seau de flot G =
(V,E), avec un ensemble de commodite´s K = {(si, ti), si, ti ∈ V, i = 1, . . . , k}
et une fonction de capacite´ c : E→N sur les liens du graphe. Un flot f i > 0 de si
a` ti est une ponde´ration des arcs de G respectant les contraintes de conservation








di if v = si
−di if v = ti
0 if v ∈ V \ {si, ti}
, ∀i = 1, . . . , k,
(2.3)
ou` f i(e) repre´sente la quantite´ de flot f i passant par le lien e, et di la demande
associe´e a` la commodite´ i qui doit eˆtre route´e de si a` ti.
Le proble`me du multiflot est donc de calculer conjointement des flots associe´s
a` chaque commodite´, tout en respectant les contraintes de capacite´ sur chaque lien,
a` savoir que le flot total passant sur un arc e n’exce`de pas sa capacite´ c(e) :∑
i=1,...,k
f i(e) 6 c(e), ∀e ∈ E. (2.4)
Diffe´rentes fonctions objectifs existent dans la litte´rature. Le multiflot maxi-
mum consiste a` maximiser
∑
i=1,...,k di. Si di est donne´ pour chaque commodite´
(si, ti), le multiflot concurrent maximum cherche a` maximiser une variable λ,
telle que chaque source si est capable d’injecter λ ·di dans le re´seau. Une dernie`re
variante proche du multiflot concurrent consiste, lorsque di n’est pas fixe´, a` maxi-
miser le flot minimum en chaque nœud source : maximiser mini=1,...,k di. En com-
paraison du multiflot maximum, ce sche´ma permet de garantir une certaine e´quite´
dans le re´seau en donnant la priorite´ aux commodite´s les plus contraintes.
Cette e´criture du proble`me utilise un nombre polynomial de variables et de
contraintes, ce qui permet de prouver que le proble`me fractionnaire, c’est-a`-dire le
cas ou` la valeur des flots est re´elle et non entie`re, est polynomial et qu’il peut eˆtre
re´solu par des algorithmes classiques de programmation line´aire. Nous verrons
dans la Section 3.1.1 qu’il existe un formulation diffe´rente de ce proble`me qui
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ne´cessite l’application du the´ore`me se´paration=optimisation (Section 1.2.2) pour
prouver qu’elle peut se traiter en temps polynomial.
2.1.4.2 Routage dans les re´seaux radio maille´s
Comme nous l’avons dit pre´ce´demment, contrairement aux re´seau ad-hoc sans
fil, le trafic dans un re´seau radio maille´ est essentiellement en direction ou en
provenance des points d’acce`s. Le but du routage est donc de transmettre la de-
mande des clients agre´ge´e en chaque routeur vers les points d’acce`s le long de
chemins maximisant le de´bit [YKC06]. Il a par ailleurs e´te´ montre´ qu’un rou-
tage multi-chemins permet d’augmenter la capacite´ du re´seau [TT07, KIR08], au
contraire d’un routage par les plus courts chemins qui ne donnent pas de bons
re´sultats [CACM03]. De meˆme, l’envoi du trafic de manie`re indiffe´rencie´e vers
plusieurs points d’acce`s permet de mieux re´partir le trafic dans le re´seau, et ga-
rantir une meilleure e´quite´ pour l’acce`s au canal radio des routeurs [LSS09].
A chaque intervalle de temps, des liens deux a` deux sans interfe´rences sont
active´s afin de garantir la bonne transmission du trafic sans collision. Pour qu’une
communication puisse avoir lieu d’un routeur jusqu’a` un point d’acce`s, il faut que
les liens portant un chemin de la source a` la destination soient active´s successive-
ment. Lorsque le re´seau fonctionne en re´gime permanent, si chaque lien compo-
sant un chemin est active´ durant le temps [1, T ], il suffit de re´pe´ter pe´riodiquement
l’e´tat du re´seau pour obtenir un flot de de´bit c
T
ou` c est la capacite´ du lien de moins
grand de´bit le long du chemin.
Dans notre mode`le de re´seau pe´riodique, nous ne cherchons pas a` ce que le
trafic de tous les routeurs ait atteint les points d’acce`s au cours d’une pe´riode. A
chaque pe´riode, un routeur v injecte d(v) unite´s de trafic dans le re´seau a` des-
tination des points d’acce`s. Suivant l’ordonnancement de l’activation des liens
au cours d’une pe´riode, l’acheminement vers les passerelles d’une unite´ de traf-
fic peut ne´cessiter plusieurs pe´riodes. En particulier, notre travail diffe`re des re-
cherches mene´es sur le proble`me de minimisation du temps de collecte (Minimum
Gathering Time) dans lequel les demandes doivent atteindre le nœud destination
en un minimum de temps [BKMS06, BGK+06].
Les contraintes du routage sont donc similaires a` celle du multiflot auxquelles
il faut maintenant ajouter les contraintes lie´es a` l’ordonnancement des communi-
cations suivant le mode`le d’interfe´rence choisi. Le flot qui passe par un lien est
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ainsi contraint par l’activation du lien au cours de la pe´riode du re´seau :∑
v∈V
f(v, e) 6 ce ·
∑
t≤T
a(e, t), ∀e ∈ E (2.5)
ou` ce correspond a` la capacite´ nominale du lien.
2.2 Configuration des re´seaux radio maille´s
Dans la section pre´ce´dente, nous avons de´fini le mode`le inter-couche du re´seau
que nous conside´rons. Il est maintenant naturel de combiner les e´quations lie´es au
mode`les physique, de partage des ressources, et de routage, afin de de´velopper un
mode`le global d’optimisation des re´seaux radio maille´s.
Nous conside´rons le cas d’un re´seau radio maille´ mode´lise´ par un graphe
G = (V,E). Chacun de ces routeurs v ∈ V a une demande d(v) correspondant
au trafic des clients qui lui sont raccorde´s. Le parame`tre binaire s(v) indique si le
nœud v du graphe est un point d’acce`s ou un simple routeur : s(v) = 1 pour un
point d’acce`s, 0 sinon. Un multiflot correspondant au routage des demandes des
routeurs jusqu’aux points d’acce`s est calcule´ dans G. f(v, e) repre´sente la quan-
tite´ de flot envoye´e par le nœud v passant sur le lien e. Ce routage est contraint
par l’ordonnancement des communications au cours de la pe´riode de temps [1, T ].
L’activation d’un lien e au temps t est repre´sente´e par la variable binaire a(e, t).
Deux liens e et e′ interfe´rant entre eux dans le re´seau (e ∈ Ie′ ou e′ ∈ Ie) ne
peuvent pas eˆtre active´s simultane´ment. Enfin, seules les passerelles peuvent ex-
traire le flot du re´seau. Cette contrainte est mode´lise´e par des variables y(u, v) qui
correspondent a` la quantite´ de flot envoye´e par le sommet u qui est extraite par le
nœud v (devant eˆtre un point d’acce`s).∑
e=(u,v)∈E
f(r, e) + 1{v=r}d(v) =
∑
e=(v,w)∈E
f(r, e) + y(r, v), ∀r, v ∈ V (2.6)
∑
v∈V
f(v, e) 6 ce ·
∑
t≤T
a(e, t), ∀e ∈ E (2.7)
a(e, t) + a(e′, t) 6 1, ∀e ∈ E, e′ ∈ Ie, t ∈ [1, T ] (2.8)∑
v∈Vg
y(r, v) = d(r), ∀r ∈ V (2.9)
y(r, v) 6 s(v) · C, ∀r, v ∈ V (2.10)
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Les contraintes 2.9 repre´sentent la satisfaction de la demande : chaque routeur
posse´dant une demande injecte son trafic dans le re´seau en direction des points
d’acce`s. Les lois de conservation du flot sont regroupe´es dans les contraintes 2.6 :
r est le nœud source du flot f et v est le sommet courant conside´re´ dans le graphe
qui agit comme un re´pe´teur et retransmet la quantite´ de trafic rec¸ue suivant les lois
de Kirchhoff. Deux particularite´s peuvent apparaıˆtre : si v = r, alors r injecte son
trafic d(r) sur ses liens sortants. Et si v est un point d’acce`s, alors il peut extraire
du trafic envoye´ par le routeur r, i.e. y(r, v). Les contraintes de capacite´ sur chaque
lien sont repre´sente´es par les ine´galite´s 2.7, et celles de l’ordonnancement par les
ine´galite´s 2.8. Finalement, nous ve´rifions que la demande arrive bien aux desti-
nations dans les contraintes 2.10 : les passerelles vont quant a` elles recevoir tout
le trafic des routeurs, et l’extraire du re´seau radio maille´ vers le re´seau supe´rieur
auquel elles sont connecte´es.
2.3 Objectifs de l’optimisation
Les e´quations pre´sente´es ci-dessus forment un programme line´aire en nombres
entiers de´crivant le polytope qui contient toutes les configurations possibles des
re´seaux radio maille´s. En fixant certaines variables en parame`tres, et en choisis-
sant une fonction objectif particulie`re, nous de´finissons un proble`me spe´cifique
d’optimisation. Dans la suite, nous de´crivons quatre des plus pertinentes optimi-
sations.
2.3.1 Placement minimum de points d’acce`s
A premie`re vue, le proble`me du placement optimal d’un nombre minimum de
points d’acce`s (MGPP) a un impact important sur la qualite´ de service offerte aux
clients du re´seau. Il est relie´ aux proble`mes de positionnement de facilite´s (facility
location) [Vyg05], p-centres, ou p-me´dian [DJLN08]. Ces proble`mes sont tous
difficiles, et dans le contexte des re´seaux maille´s sans fil, la prise en compte des
interfe´rences et de la retransmission du trafic sur les chemins multi-sauts ajoutent
de nouvelles contraintes [ACC+08]. Ce proble`me a e´te´ e´tudie´ dans la litte´rature
pour diffe´rents types de re´seaux sans fil [YY07, LHFL07].
Nous conside´rons le cas d’un re´seau dont la topologie et le trafic a` e´couler
sont donne´s : chaque nœud du re´seau est un routeur devant transmettre une cer-
taine quantite´ de trafic aux points d’acce`s. Le proble`me consiste a` choisir un sous-
ensemble minimum de nœuds parmi les routeurs sans fil de´ploye´s qui seront relie´s
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a` Internet. Le proble`me du placement minimum de points d’acce`s cherche donc a`
de´ployer les passerelles dans le re´seau, parmi les routeurs, de manie`re a` satisfaire
l’ensemble des demandes [CQJM04, ABIK06]. La demande d’un routeur est dite
satisfaite si ses paquets sont transmis aux points d’acce`s a` un de´bit suffisant. Si
le routeur devient lui-meˆme un point d’acce`s, sa demande est auto-satisfaite sans
consommer de bande passante radio.
Il est possible de spe´cifier un sous-ensemble Vc de routeurs candidats au
pre´alable, les variables s(v) e´tant de´finies uniquement pour cet ensemble (i.e.
s(v) = 0 ∀v /∈ Vc).







2.3.2 Placement e´quitable d’un nombre fixe de points d’acce`s
Si le nombre n de passerelles a` de´ployer est connu, l’objectif du placement
e´quitable de points d’acce`s (FGPP) revient a` placer ce nombre de points d’acce`s
de manie`re a` re´partir e´quitablement la capacite´ du re´seau, i.e. de sorte que le de´bit
minimum alloue´ a` un routeur soit maximum parmi tous les routages et ordon-
nancements possibles. Comme pour MGPP, un sous-ensemble de routeurs can-
didats peut eˆtre pre´-de´fini. Les demandes de trafic ne sont alors pas connues et







2.3.3 Ordonnancement et routage e´quitable
Le proble`me joint du routage et de l’ordonnancement est un proble`me tre`s
e´tudie´ pour l’optimisation des re´seaux radio [KN03, ZWZL05, CFGM07]. Il est
motive´ par l’efficacite´ des approches inter-couche pour les proble`mes d’optimisa-
tion. Ces proble`mes qui combinent le routage et l’ordonnancement sont e´galement
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durs a` re´soudre, principalement a` cause du nombre important de variables binaires
de l’ordonnancement. En particulier, l’ordonnancement dans le cas du proble`me
de diffusion dans les re´seaux radio est NP -complet [HHS03].
Dans ce type de proble`me, un placement exact des passerelles dans le re´seau
est connu : les ensembles Vr et Vg des routeurs et points d’acce`s sont clairement
de´finis. Les valeurs s(v) sont des constantes du proble`me et valent 1 si v ∈ Vg, 0 si-
non. L’objectif du proble`me joint du routage et ordonnancement e´quitable (FRSP)
est de maximiser le de´bit e´quitable en chaque routeur de Vr qu’il est possible de
router vers au moins un point d’acce`s de Vg le long de chemins constitue´s de liens







1 ∀v ∈ Vg
0 ∀v ∈ Vr
2.3.4 Ordonnancement et routage en temps minimum
Comme dans la section pre´ce´dente, le graphe est suppose´ entie`rement connu,
c’est-a`-dire que la topologie de l’infrastructure fixe du re´seau radio maille´ est
donne´e, avec les ensembles des routeurs Vr et des passerelles Vg.
Comme nous l’avons dit plus haut, un chemin active´ qui transporte c unite´s
de flot sur son lien le plus contraint durant la pe´riode [1, T ], a un de´bit de c
T
en
re´gime permanent. Le proble`me FRSP pre´ce´dant cherchant a` maximiser c, un
proble`me e´quivalent peut eˆtre de´fini : e´tant donne´ le trafic de chacun des routeurs
a` envoyer aux points d’acce`s, combien d’intervalles de temps sont ne´cessaires
au minimum pour activer des chemins entre Vr et Vg pouvant transporter cette
demande. En d’autre termes, l’objectif du proble`me (MRSP) est de router chaque
demande d’un routeur source de Vr vers au moins un point d’acce`s de Vg le long
de chemins constitue´s de liens pouvant eˆtre active´s dans un intervalle de temps
d’amplitude minimale [YKC06].
Nous introduisons la variable u(t) qui indique si un intervalle de temps t est
utilise´, c’est-a`-dire si au moins un lien est active´ au temps t. Comme le but est
de minimiser T , la taille de la pe´riode du re´seau, il est ne´cessaire d’introduire
une borne Tmax sur la dure´e initialement autorise´e (car sans contrainte sur l’ordre
d’activation des liens, les liens pourraient rester inactifs longtemps avant d’enfin
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a(e, t) 6 u(t) ∀e ∈ E, t 6 Tmax
s(v) =
{
1 ∀v ∈ Vg
0 ∀v ∈ Vr
2.4 Vers une re´solution efficace
Les mode`les pre´sente´s dans la Section 2.3 ont e´te´ imple´mente´s en utilisant
la bibliothe`que MASCOPT (Section 1.3), et re´solu par le logiciel CPLEX d’ILOG.
Nous les avons valide´s sur des topologies re´gulie`res comme la ligne ou la grille,
ainsi que sur des topologies ale´atoires maille´es. Le mode`le d’interfe´rence uti-
lise´ dans ces tests est le mode`le binaire a` distance 2 mode´lisant la couche MAC
CSMA/CA. La capacite´ nominale des liens est fixe´e a` 20, signifiant que le lien
peut supporter 20 unite´s de flots a` chaque activation.
L’inconve´nient de cette formulation optimale de proble`mes de design de
re´seau re´side dans l’inte´gralite´ des variables. En effet, meˆme pour des petits
re´seaux et en conside´rant une pe´riode de temps assez courte, le programme ge´ne`re
des milliers de contraintes et de variables binaires. Cela rend la re´solution de ces
proble`mes line´aires entiers tre`s difficile de`s lors que les topologies de´passent la
vingtaine de nœuds. Sur le Tableau 2.1, nous pouvons voir que seules des solu-
tions approche´es sont obtenues sur des grilles 5×5 et 7×7. Le facteur d’approxi-
mation est de´note´ e´cart OPT dans le tableau qui re´sume les re´sultats de nos tests.
La combinaison des 4 formulations pre´sente´es (MGPP, MRSP, FGPP, et
FRSP) permet d’obtenir des re´sultats tre`s inte´ressants pour le de´ploiement des
re´seaux radio maille´s. MRSP permet de de´terminer la dure´e de la pe´riode de temps
ne´cessaire a` router un trafic donne´, connaissant le placement des points d’acce`s.
Avec la fonction objectif de MGPP, nous allons placer un nombre minimum de
points d’acce`s dans le re´seau de manie`re a` satisfaire une demande spe´cifique. Puis
FRSP calcule la demande maximum que peut envoyer chaque routeur aux points
d’acce`s a` partir de ce placement. Par exemple, nous avons besoin de 2 passerelles
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Topologies point d’acce`s dure´e pe´riode (#slots) temps re´solution (s) e´cart OPT (%) de´bit
ligne 7 nœuds 0 10 4.39 0 60
grille 3x3 centre 5 286.31 0 25
grille 3x3 bord 5 67.98 0 33
grille 3x3 bord 6 130.67 0 40
grille 3x3 centre 6 98.22 0 50
grille 5x5 centre 10 1705.20 20 29
grille 5x5 coin 10 1068.41 20 25
grille 5x5 centre 20 16362.83 20 62
grille 7x7 centre 15 40998.59 20 21
mesh 6 nœuds 1 5 1.50 0 50
mesh 8 nœuds 4 5 110.57 0 66
mesh 11 nœuds 1 10 9444.22 3 33
TABLE 2.1 – Re´sultats obtenus pour FRSP avec 1 point d’acce`s
pour router 5 unite´s de flot depuis chaque routeur d’une grille 4 × 4, avec une
capacite´ nominale de 20 sur chaque lien et 5 intervalles de temps (Figure 2.5(a)).
Paralle`lement, le re´sultat de MRSP sur la meˆme topologie nous indique que router
une demande de 5 avec un unique point d’acce`s place´ sur le sommet 10 ne´ce´ssite
en fait 6 intervalles de temps (Figure 2.5(b)). Etant donne´ le placement initiale-
ment calcule´ par MGPP en entre´e du proble`me FRSP, le de´bit e´quitable en chaque
routeur peut eˆtre ame´liore´. La Figure 2.5(c) montre que le placement dans la grille
de deux points d’acce`s aux nœuds 11 et 13 calcule´ pour une demande fixe´e de 5
peut en fait satisfaire une demande de 6 durant la meˆme pe´riode de temps.
Enfin, avec l’objectif de FGPP, nous pouvons chercher un nouveau placement
des passerelles de manie`re a` maximiser le de´bit e´quitable en chaque routeur. Si
nous utilisons le nombre de points d’acce`s trouve´ initialement par MGPP (e.g.
2), alors FGPP calcule un meilleur de´bit de 8 unite´s pour la meˆme pe´riode de
temps comme de´crit dans la Figure 2.5(d) avec un nouveau placement des deux
points d’acce`s. Enfin, nous pouvons confirmer avec MRSP que, e´tant donne´
le placement de FGPP et le de´bit de 8 unite´s, la dure´e de la pe´riode de temps
T = 5 est optimale. Les demandes fixe´es dans MGPP ne sont pas force´ment
les maximum qui peuvent eˆtre satisfaites dans le re´seau, puisque nous nous
concentrons sur le placement, alors que le proble`me FRSP calcule ces de´bit
maximum pour le placement. Mais peut eˆtre que le placement n’est lui-meˆme pas
optimal pour un meˆme nombre de points d’acce`s, et un meilleur placement peut
alors augmenter le de´bit du re´seau. Ainsi, FGPP trouvera ce placement optimal
associe´ au de´bit optimal.
Comme nous l’avons vu dans le tableau 2.1, meˆme sans le placement, le
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(a) MGPP (d(v) = 5, T = 5)
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(d) FGPP (d(v) = 8, T = 5)
FIGURE 2.5 – Re´sultats pour la grille 4× 4. Les indices sur les liens repre´sentent
les intervalles de temps au cours desquels le lien est active´.
proble`me FRSP est de´ja` dur a` re´soudre. L’ajout des variables binaires de pla-
cement augmentant la difficulte´ du proble`me, nous de´cidons de nous concentrer
sur le proble`me joint du routage et de l’ordonnancement. Une relaxation continue
de la formulation classique en sommet/arc serait sans inte´reˆt car la structure d’un
ordonnancement est intimement lie´e a` la proprie´te´ binaire des variables a(e, t). Il
faut donc reformuler le proble`me de manie`re a` inte´grer la combinatoire dans les
variables utilise´es et non dans les e´quations.
Nous pouvons par ailleurs remarquer qu’un ordonnancement des transmis-
sions n’est pas indispensable pour ce qui est d’optimiser la capacite´. En effet, une
permutation des intervalles laisse le couˆt de la solution inchange´. Il suffit donc
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de connaıˆtre la liste des ensembles de transmissions active´s dans une solution
optimale pour construire un ordonnancement optimal, en affectant a` chaque en-
semble un intervalle dans un ordre arbitraire. Le proble`me revient alors a` calculer
une simple ponde´ration des ensembles de transmissions. En permettant a` cette
ponde´ration d’eˆtre continue et non entie`re, une relaxation du proble`me original
conserve pour autant sa structure principale.
En se fondant sur ces remarques, nous de´veloppons une nouvelle formulation
line´aire pour le proble`me MRSP de´crite dans le chapitre suivant.

CHAPITRE 3
Ordonnancement et Routage : une
re´solution efficace
Toujours dans l’optique d’e´tudier la capacite´ des re´seaux radio maille´s de´die´s
a` l’acce`s a` Internet, nous nous concentrons ici sur le proble`me joint du routage
et de l’ordonnancement [CFGM07, ZWZL05]. L’e´tude de ce proble`me ne´cessite
une mode´lisation des caracte´ristiques inter-couche du re´seau car les performances
du re´seau de´pendent fortement des strate´gies de de´ploiement, du protocole de rou-
tage, et des proprie´te´s physiques du re´seau. L’optimisation de la capacite´ permet
d’ame´liorer les performances des algorithmes de routage, et l’efficacite´ du rou-
tage de´pend du proble`me de l’allocation des ressources au niveau des couches
physique et liaison de donne´es.
Nous nous plac¸ons dans l’hypothe`se d’un re´seau synchrone fonctionnant en
re´gime permanent ou` les transmissions partagent un meˆme canal radio comme
pre´sente´ dans le chapitre pre´ce´dent. L’allocation de ressources se fait suivant une
me´thode d’acce`s STDMA dans laquelle la capacite´ de transmission est divise´e
en intervalles de temps, et chaque intervalle est de´die´ a` des transmissions sur un
ensemble de liens compatibles dans le re´seau, i.e. des liens deux a` deux sans
interfe´rence. Comme le re´seau est pe´riodique, nous verrons que l’ordonnance-
ment peut en fait eˆtre relaˆche´ en une ponde´ration des liens au cours de la pe´riode.
Plus pre´cise´ment, nous nous basons sur le proble`me MRSP de´crit dans la Sec-
tion 2.3.4 du chapitre pre´ce´dent, pour lequel nous montrons que l’ordre d’acti-
vation des liens n’a pas d’influence sur le couˆt de la solution optimale. Seul le
nombre d’intervalles de temps conside´re´ et le nombre de fois ou` un lien est ac-
tive´ sont importants. La relaxation du proble`me MRSP me`ne donc vers le calcul
d’une ponde´ration des ensembles de liens compatibles, correspondant a` une dure´e
d’activation au cours de la pe´riode de temps. Cette dure´e d’activation doit alors
eˆtre suffisante afin que chaque lien puisse supporter le flot qui doit le traverser.
Nous nous ramenons ainsi au proble`me de ponde´ration des rounds RWP (Round
Weighting Problem), qui a e´te´ introduit par Morales et al [KMP08, Mor07]. Dans
notre cas, le calcul d’une ponde´ration des ensembles de liens compatibles, les
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rounds, est couple´e au proble`me du routage entre les routeurs et les points d’acce`s
dans les re´seaux radio maille´s. La combinatoire du proble`me est alors reporte´e
entie`rement sur les variables du programme line´aire, ce qui permet d’utiliser des
me´thodes sophistique´es de re´solution du proble`me.
Notre contribution principale, pre´sente´e dans la Section 3.2.2, est une formu-
lation du proble`me RWP dans laquelle nous pouvons manipuler les objets com-
binatoires de ce proble`me, a` savoir les chemins entre les routeurs et les points
d’acce`s, ainsi que les rounds introduits dans la Section 3.2. Nous en pre´sentons
ensuite une re´solution efficace par la me´thode de ge´ne´ration de colonnes qui per-
met de ne ge´ne´rer qu’un nombre restreint de variables pour obtenir la solution
optimale au proble`me (Section 3.3). Des tests, de´crits dans la Section 3.4, va-
lident la relaxation structurelle et line´aire de l’ordonnancement et de´gagent des
perspectives inte´ressantes sur les contraintes locales qu’il est ne´cessaire d’optimi-
ser pour maximiser la capacite´ du re´seau. La section suivante introduit dans un
premier les notions utiles pour la suite du chapitre et de la the`se.
3.1 Pre´liminaires
Dans cette section, nous pre´sentons la transformation du proble`me du mul-
tiflot introduit dans la Section 2.1.4.1 du chapitre pre´ce´dent, en une nouvelle
formulation dite en arc/chemin. Cette formulation posse`de des proprie´te´s tre`s
inte´ressantes, qui sont de´crites dans la section suivante.
3.1.1 La formulation arc/chemin du multiflot
La formulation classique du proble`me du multiflot, pre´sente´e dans la Sec-
tion 2.1.4.1, est dite en sommet/arc. En effet, les variables et les contraintes de ce
programme line´aire sont de´finies en fonction des sommets et des arcs du graphe.
Plus pre´cise´ment, la matrice associe´e au programme line´aire du multiflot som-
met/arc, de´finie dans la Section 1.2, est indexe´e par V × E, c’est-a`-dire qu’elle
posse`de autant de lignes que de sommets et autant de colonnes que d’arcs dans le
graphe. Or, les lois de Kirchhoff de conservation du flot en chaque sommet permet
de conside´rer un flot comme une combinaison line´aire de chemins : pour chaque
commodite´, un ensemble de chemins transportant chacun un certaine quantite´ de
flot est calcule´. L’objectif du multiflot consiste ainsi a` se´lectionner des chemins
dans le graphe pour chaque commodite´, tout en respectant les contraintes de ca-
pacite´ sur les arcs utilise´s par ces chemins.
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Cette remarque permet de de´crire une formulation diffe´rente du proble`me du
multiflot dans laquelle la matrice du programme line´aire est indexe´e par E × P ,
c’est-a`-dire que les variables de´pendent maintenant des chemins, et les contraintes
sont exprime´es sur les arcs du graphe.
Soient G = (V,E) le re´seau de flot, c la fonction de capacite´ sur E,
K = {(si, ti), si, ti ∈ V, i = 1, . . . , k} l’ensemble des commodite´s, et Pi l’en-
semble des chemins entre si et ti dans G, le flot f i de si a` ti devient maintenant
une ponde´ration des chemins P ∈ Pi ve´rifiant les contraintes de capacite´. Les
contraintes de conservation de flot ne sont maintenant plus spe´cifie´es puisque la
de´finition meˆme d’un chemin implique ces lois de conservation. La formulation
arc/chemin du multiflot maximum, ou` l’objectif est de maximiser la somme des











f i(P ) 6 c(e), ∀e ∈ E (3.2)
f i(P ) > 0, ∀i = 1, . . . , k, P ∈ Pi (3.3)
Contrairement a` la formulation sommet/arc, cette formulation posse`de un
nombre exponentiel de variables (duˆ au nombre exponentiel de chemins en la taille
du graphe). Cependant, son programme dual peut eˆtre vu comme un proble`me de







βe > 1, ∀P ∈ Pi, i = 1, . . . , k
βe > 0, ∀e ∈ E
ou` βe est la variable duale associe´e a` la contrainte 3.2.
Le proble`me de se´paration (introduit dans la Section 1.2.2) dans ce cas
correspond au calcul d’un plus court chemin par commodite´ [Riv03]. Cela permet
de conclure que la formulation arc/chemin du proble`me du multiflot peut se
traiter en temps polynomial. Dans tous les cas, si les variables de flot sont re´elles,
les deux formulations du proble`me du multiflot se re´solvent en temps polynomial
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par la programmation line´aire. Au contraire, si les variables sont entie`res, le
proble`me devient NP -difficile.
Dans le cas des re´seaux radio maille´s, une commodite´ n’est pas de´finie entre
une paire de sommets, car la destination parmi l’ensemble des points d’acce`s
n’est pas spe´cifie´e. En effet, dans ce type de re´seau, il a e´te´ montre´ que l’en-
voi du trafic vers plusieurs points d’acce`s permet d’obtenir de meilleures per-
formances [LSS09]. Nous conside´rons donc le routage du trafic depuis chaque
routeur vers les points d’acce`s de manie`re indiffe´rencie´e. Sous ces hypothe`ses,
le proble`me du routage peut eˆtre vu comme un proble`me de simple flot dans le
graphe e´tendu avec une paire (source, destination), ou` la source est relie´e a` chaque
routeur du re´seau par un lien virtuel de capacite´ d(r) correspondant au trafic du
routeur r que nous souhaitons router, et la destination est relie´e a` chaque point
d’acce`s par des liens de capacite´ infinie. Un tel graphe e´tendu sera concre`tement
utilise´ dans les Chapitres 4 et 6. Dans la suite, nous utilisons donc un simple flot
f sur l’ensemble des chemins du graphe entre les routeurs et les points d’acce`s.
3.1.2 La ge´ne´ration de colonnes
La ge´ne´ration de colonnes est une me´thode efficace pour re´soudre des
programmes line´aires de grande taille [LD05, DDS05]. Elle repose sur la
de´composition de Dantzig et Wolfe [DW60], qui consiste a` se´parer l’ensemble
des contraintes en deux sous-ensembles selon que les coefficients des variables
dans chacune des contraintes soient strictement positifs ou non. L’ide´e centrale est
que les programmes line´aires de grande taille ont trop de variables (ou colonnes)
pour que nous puissions toutes les e´nume´rer de manie`re explicite. A l’optimum,
seul un (petit) sous-ensemble de variables peut eˆtre pris en compte pour re´soudre
le proble`me, car la plupart d’entre elles sont soit nulles dans la solution opti-
male, soit hors base, c’est-a`-dire qu’elles ne font pas partie des hyperplans dont le
point extreˆmal optimal du polytope constitue l’intersection (suivant les re´sultats
que nous avons pre´sente´ dans la Section 1.2). Le proble`me est alors de´compose´
en deux parties : la re´solution du programme line´aire initial appele´ programme
maıˆtre, et celle de sous-programmes appele´s programmes auxiliaires.
Une me´thode utilisant la ge´ne´ration de colonnes initialise le programme maıˆtre
avec un sous-ensemble de colonnes de petite taille autorisant l’existence d’au
moins une solution re´alisable du proble`me (i.e. un polytope des solutions non
vide). Le me´canisme ite´ratif de la ge´ne´ration de colonnes consiste alors a` re´soudre
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le programme maıˆtre avec cet ensemble restreint de variables et obtenir la solu-
tion optimale associe´e. Puis le processus cherche a` identifier, au sein des pro-
grammes auxiliaires, des colonnes qui sont susceptibles d’ame´liorer la solution
courante, ou ve´rifier que de telles colonnes n’existent pas. Une colonne est sus-
ceptible d’ame´liorer la solution courante si elle posse`de un couˆt re´duit ne´gatif. Les
couˆts re´duits sont identifie´s a` partir des valeurs des variables duales associe´es a` la
solution optimale courante (Section 1.2.1). Un couˆt re´duit ne´gatif correspond donc
a` une violation de la contrainte du programme dual associe´e a` une variable pri-
male. Si des nouvelles colonnes ame´liorantes existent, alors le programme maıˆtre
est re´solu en prenant en compte les nouvelles variables correspondantes. Ce pro-
cessus est re´pe´te´ jusqu’a` ce qu’aucune colonne ame´liorante ne soit trouve´e.
Dans la the´orie de la programmation line´aire et de la dualite´ [Chv83], il est
connu que, dans une solution optimale d’un programme line´aire, le couˆt re´duit
d’une variable non borne´e est e´gal a` la valeur de l’e´cart de sa contrainte duale
correspondante. En ce sens, la ge´ne´ration de colonnes peut eˆtre vue comme une
se´paration dans le programme dual. Le the´ore`me se´paration = optimisation (Sec-
tion 1.2.2) permet ainsi de garantir l’obtention de la solution optimale a` la fin
du processus, i.e. lorsque plus aucune colonne n’est ge´ne´re´e par les programmes
auxiliaires.
L’efficacite´ de la me´thode est tre`s de´pendante du me´canisme utilise´ pour
ge´ne´rer des colonnes. En effet, la complexite´ du processus de ge´ne´ration de
colonnes est donne´e par celle de ses programmes auxiliaires (Section 1.2.2). Nous
verrons dans la suite qu’en ge´ne´ral, un des proble`mes auxiliaires a` re´soudre est
souvent NP -difficile. Dans notre cas, les re´sultats des tests permettent ne´anmoins
d’eˆtre optimiste quant au temps de re´solution en pratique de la ge´ne´ration de
colonnes pour le proble`me e´tudie´.
Dans ce chapitre, nous appliquons cette technique au proble`me joint du rou-
tage et de l’ordonnancement dans les re´seaux radio maille´s. Le but de l’ordonnan-
cement est de se´lectionner un ensemble de liens compatibles a` chaque intervalle
de la pe´riode du re´seau. De la meˆme manie`re, nous pouvons caracte´riser le rou-
tage comme la se´lection d’un ensemble de chemins entre les routeurs et les points
d’acce`s, sur lesquels le flot va s’e´couler. Nous pre´sentons dans la section suivante
une formulation line´aire du proble`me base´e sur le proble`me de ponde´ration des
rounds. Une relaxation structurelle et line´aire de l’ordonnancement permet alors
de ge´ne´rer des variables du proble`me de manie`re dynamique graˆce au processus
de ge´ne´ration de colonnes. Dans notre cas, les proble`mes auxiliaires de´coulent a` la
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fois de proble`mes polynomiaux, comme trouver un plus court chemin entre deux
nœuds, mais e´galement de proble`mes NP -difficiles, comme trouver un ensemble
inde´pendant de poids maximum dans le graphe des conflits.
3.2 Le proble`me de ponde´ration des rounds (RWP)
Plutoˆt que de chercher a` obtenir un ordonnancement pre´cis de chaque lien
au cours des intervalles de la pe´riode de temps, l’allocation de ressources peut se
voir comme l’activation d’un ensemble de liens deux a` deux compatibles a` chaque
e´tape. Pour cela, nous allons de´finir ici une notion tre`s utile dans la suite de cette
the`se :
De´finition 3.1 (Rounds) Un round correspond a` un ensemble de communica-
tions compatibles dans le re´seau. Il est mode´lise´ par un ensemble de liens du
graphe pouvant eˆtre active´s simultane´ment.
Dans les mode`les d’interfe´rence binaires, les rounds correspondent a` des en-
sembles inde´pendants, ou stables, du graphe des conflits, c’est-a`-dire un sous-
ensemble de sommets deux a` deux non relie´s. Cette proprie´te´ est illustre´e par la
Figure 3.1 ou` nous pouvons voir un graphe des transmissions G correspondant a`
une ligne de 4 routeurs et un point d’acce`s situe´ sur le nœud le plus a` gauche, et son
graphe des conflits construit en appliquant le mode`le d’interfe´rence a` distance 2
utilise´ comme approximation du protocole d’acce`s CSMA/CA. Nous voyons clai-
rement la correspondance entre les rounds {A1, A4}, {A2}, {A3} et les stables du
graphe des conflits associe´ 1.
Comme nous l’avons introduit dans la Section 2.4 et allons le de´tailler en
Section 3.2.1, puisque le re´seau fonctionne en re´gime permanent, nous pouvons
nous affranchir de l’ordonnancement, algorithmiquement couˆteux, et ne calculer
qu’une ponde´ration des rounds dans le re´seau. Cette remarque nous me`ne a` l’e´tude
du proble`me de ponde´ration des rounds dans la section suivante.
3.2.1 Relaxation structurelle et formulation line´aire
Dans les re´sultats du proble`me MRSP du chapitre pre´ce´dent, nous voyons que
l’ordre de la se´quence d’activation des liens (et donc des rounds) ne de´termine
1. Dans le cas du mode`le d’interfe´rence binaire a` distance 2, un round est par ailleurs un
couplage induit de G
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PA R1 R2 R3 R4
A1 A2 A3 A4 A1 A2
A3A4
(a )  G=(V,E) (b)  Gc=(Vc,Ec)
{ A 1 , A 4 }
{ A 2 }
{ A 3 }
FIGURE 3.1 – Mode`le binaire d’interfe´rence a` distance 2 : (a) Graphe des trans-
missions, (b) Graphe des conflits. Les ensembles de communications compatibles
{A1, A4}, {A2}, {A3} constituent des stables du graphe des conflits.
pas la qualite´ de la solution. En effet, nous ne cherchons pas a` savoir exactement
au cours de quel intervalle un round sera active´, mais seulement les ensembles
de transmissions active´s au cours de la pe´riode dans une solution optimale.
Afin d’illustrer cette proprie´te´, nous reprenons le re´seau en ligne de l’exemple
pre´ce´dent, compose´ de 4 routeurs et d’un point d’acce`s. La Figure 3.2 montre bien
que l’ordre dans lequel les rounds sont active´s ne change pas leur poids dans la
solution optimale, et donc son couˆt. Deux ordonnancements diffe´rents des rounds
sont pre´sente´s dans le cas ou` chaque routeur doit envoyer une unite´ de flot vers
le points d’acce`s. Le lien incident a` la passerelle doit supporter 4 unite´s de flot,
et cette quantite´ de´croıˆt de 1 a` chaque fois que nous nous e´loignons du point
d’acce`s. Ces ordonnancements peuvent ainsi eˆtre relaˆche´s en une seule et meˆme
ponde´ration : le round {A1, A4} doit avoir un poids au moins e´gal a` 4, {A2} a` 3, et
{A3} a` 2, pour une pe´riode de temps minimum de 9. Inversement, a` partir d’une
ponde´ration optimale, un ordonnancement optimal peut eˆtre ge´ne´re´ en affectant a`
chaque round un nombre d’intervalles suffisant de manie`re arbitraire.
A P R 1 R 2 R 3 R 4
A 1 A 2 A 3 A 4
{ A 1 , A 4 }
{ A 2 }
{ A 3 }
{ A 1 , A 4 }
{ A 1 , A 4 }
{ A 1 , A 4 }
{ A 2 }
{ A 2 }
{ A 3 }
A P R 1 R 2 R 3 R 4
A 1 A 2 A 3 A 4
{ A 1 , A 4 }
{ A 2 }
{ A 3 }
{ A 1 , A 4 }
{ A 1 , A 4 }
{ A 1 , A 4 }
{ A 2 }
{ A 2 }
{ A 3 }
FIGURE 3.2 – L’ordre d’activation des rounds ne change pas la valeur de la solu-
tion optimale.
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Dans la formulation de MRSP que nous pouvons qualifier de sommet/arc, la
structure des rounds est de´finie dans les contraintes du programme line´aire. Il n’est
pas possible de relaˆcher la contrainte d’ordonnancement a(e, t) + a(e′, t) 6 1,
∀e′ ∈ Ie, e ∈ E, puisque fixer par exemple toutes les variables a` 1/2 laisserait
la solution re´alisable pour le programme line´aire, mais nous perdrions dans ce
cas la structure meˆme d’un ordonnancement des transmissions sans collision. Il
devient alors inte´ressant de transfe´rer la structure combinatoire dans les variables
et non plus dans les contraintes afin de rendre possible une relaxation continue
qui soit efficace. Pour cela, la matrice du programme line´aire doit eˆtre indexe´e
par les objets combinatoires du proble`me du routage et de l’ordonnancement que
nous e´tudions, a` savoir les chemins et les rounds. La formulation de RWP qui suit
inclut la prise en compte des rounds dans les variables, ce qui permet d’envisager
une formulation chemin/round ainsi qu’une relaxation line´aire efficace pre´sente´es
dans la Section 3.2.2.
Etant donne´s le graphe de connectivite´ G = (V,E), l’ensemble des rounds
R ⊆ 2E , et une fonction de demande d : V → R+, le proble`me de ponde´ration
des rounds (RWP) consiste a` de´terminer une fonction de poids w sur l’ensemble
R repre´sentant le nombre d’intervalles de temps au cours desquels chaque round
est active´ [KMP08].









tout en satisfaisant les contraintes de capacite´ sur les arcs qui ve´rifient que le flot
traversant un arc n’exce`de pas la capacite´ de l’arc induite par sa ponde´ration w :∑
v∈V
f(v, e) 6 cw(e), ∀e ∈ E,
ainsi que les contraintes de satisfaction de la demande :∑
e∈Γ+(v)
f(v, e) > d(v), ∀v ∈ V.
Au contraire du chapitre pre´ce´dent, nous conside´rons a` partir de maintenant qu’un
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lien actif a` un instant donne´ peut supporter au plus une unite´ de flot (i.e. la capacite´
nominale ce du lien est fixe´e a` 1).
Ce proble`me a e´te´ e´tudie´ dans la the`se de Nelson Morales [Mor07] pour
diffe´rents mode`les d’interfe´rence binaires. Trouver une solution optimale est en
ge´ne´ral un proble`me NP-difficile car il est relie´ au proble`me du stable maximum
dans le graphe des conflits, comme nous le verrons dans la Section 3.3.2.
3.2.2 Formulation chemin/round et relaxation line´aire
Chaque round R ∈ R peut donc eˆtre active´ un certain nombre de fois, note´
w(R), durant la pe´riode du re´seau. Etant donne´ l’ensemble des chemins Pv allant
du routeur v vers les passerelles, f(P ), pour P ∈ Pv, correspond a` la quan-
tite´ de flot envoye´e sur le chemin P depuis v jusqu’a` la passerelle situe´e a` son
extre´mite´. Un seul round pouvant eˆtre active´ a` la fois, la somme des temps d’ac-
tivation des rounds est e´gale a` la longueur de la pe´riode du re´seau, celle la` meˆme
que nous cherchons a` minimiser afin de garantir un de´bit suffisant sur les chemins
en re´gime permanent (comme pour MRSP dans la Section 2.3.4). La capacite´ d’un
lien de´pend de son activation au cours de la pe´riode : elle est donne´e par la somme
des temps d’activation des rounds dont il fait partie.
Dans la suite, nous notons P = ∪v∈VrPv, l’ensemble des chemins entre les
routeurs et les points d’acce`s du re´seau radio maille´. Nous pouvons alors formuler
le proble`me RWP associe´ a` l’ordonnancement et au routage dans les re´seaux radio










w(R), ∀e ∈ E (3.5)∑
P∈Pr
f(P ) = d(r), ∀r ∈ Vr (3.6)
Le nombre de contraintes de cette formulation est fortement re´duit par rapport
a` celle de la Section 2.2, puisque les contraintes de conservation de flot et de com-
patibilite´ des transmissions n’ont plus lieu d’eˆtre. Seuls le respect des capacite´s par
le flot (eq. 3.5) et l’envoi du trafic dans le re´seau (eq. 3.6) doivent eˆtre exprime´s.
En contrepartie, le nombre de variables explose. En effet, le nombre de chemins
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entre deux points dans un graphe, ainsi que le nombre de rounds, sont exponen-
tiels. Il n’est donc pas possible de manipuler concre`tement cette formulation avec
l’ensemble complet des variables. Pour cela, nous e´tudions une relaxation line´aire
du proble`me ainsi que son programme dual afin de mettre en place une re´solution
par ge´ne´ration de colonnes.
Lorsque le proble`me est relaˆche´, w(R) repre´sente le temps durant lequel R est
active´ au cours de la pe´riode. Pour une pe´riode de longueur T =
∑
R∈Rw(R),
le round R est alors active´ w(R)
T
% du temps. La technique de ge´ne´ration de co-
lonnes peut alors eˆtre applique´e a` la relaxation line´aire du proble`me (Section 3.3),
permettant ainsi d’e´viter l’e´nume´ration de la totalite´ des variables.
3.2.3 Dualite´
Le programme dual associe´ au programme chemin/round de´crit ci-dessus
posse`de deux contraintes correspondant aux variables f(P ) et w(R). Nous intro-
duisons les variables duales βe, e ∈ E, associe´es a` la contrainte 3.5, et γu, u ∈ Vr,
associe´es a` la contrainte 3.6. Le programme dual consiste alors a` maximiser une
forme de “volume” du graphe,
∑
r∈Vr d(r)γr, sous les contraintes de longueur de
chemin et de poids de round suivantes :∑
e∈P




βe, ∀R ∈ R (3.8)
ou` O(P ) ∈ Vr correspond au nœud source du chemin P .
Les programmes auxiliaires du processus de ge´ne´ration de colonnes
repre´sentent des se´parateurs du proble`me RWP, consistant a` de´terminer s’il existe
des chemins et des rounds qui violent les contraintes de ce programme dual.
Le premier proble`me auxiliaire consiste a` de´terminer l’existence d’un chemin
ponde´re´ violant la contrainte 3.7. Autrement dit, le chemin, ponde´re´ par les va-
riables duales associe´es aux arcs, doit eˆtre de poids infe´rieur a` la variable duale
associe´e a` sa source. Les plus courts chemins ponde´re´s des routeurs vers les points
d’acce`s permettent donc toujours de savoir si une contrainte n’est pas viole´e, ou
de fournir un bon candidat. Le cas e´che´ant, ce chemin est ajoute´ a` l’ensemble cou-
rant des variables du programme maıˆtre, car il permet d’en ame´liorer la valeur de
l’objectif. De meˆme, e´tant donne´e la meˆme ponde´ration des variables duales, le
deuxie`me proble`me auxiliaire consiste a` calculer un ensemble de communications
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compatibles de poids strictement supe´rieur a` 1 (eq. 3.8). Dans notre cas, le stable
de poids maximum du graphe des conflits est le se´parateur ade´quat. Il est a` noter
que calculer un round est NP -difficile sur des graphes ge´ne´raux. Nous verrons
par la suite qu’il ne s’agit pas la` d’un enjeu majeur de complexite´ pratique.
La section suivante pre´sente en de´tail ces deux programmes auxiliaires dans
le processus de ge´ne´ration de colonnes applique´ a` RWP.
3.3 Re´solution par ge´ne´ration de colonnes
Nous appliquons maintenant la ge´ne´ration de colonnes sur la formulation en
chemin/round de RWP pre´sente´e dans la section pre´ce´dente. Cette me´thode a e´te´
prouve´e tre`s efficace sur de tels proble`mes d’optimisation [CFGM07, LGR09].
Il s’agit alors de re´soudre la relaxation continue de la formulation chemin/round
sur des ensembles de chemins et de rounds, P0 et R0, restreints. Afin de garan-
tir l’existence d’une solution re´alisable, nous choisissons R0 = {{e}, ∀e ∈ E},
et nous calculons un plus court chemin entre chaque routeur et un point d’acce`s.
Ainsi, nous assurons l’existence d’un chemin pour router le trafic d(v) d’un rou-
teur v ∈ Vr vers un point d’acce`s, dont chaque arc composant le chemin peut eˆtre
active´ d(v) fois : w({e}) = d(v), pour chaque lien e du plus court chemin de v a`
un point d’acce`s.
Le processus de ge´ne´ration de colonnes a e´te´ pre´sente´ de manie`re ge´ne´rique
dans la Section 3.1.2. Nous synthe´tisons son fonctionnement pour RWP sur la
Figure 3.3. Nous pre´sentons dans la suite les programmes auxiliaires qui ont pour
but de ge´ne´rer les nouveaux chemins et rounds pouvant ame´liorer la valeur de la
fonction objectif 3.4, ou certifier que nous avons atteint l’optimal.
3.3.1 Trouver un plus court chemin ponde´re´
Le proble`me auxiliaire associe´ aux chemins consiste a` trouver un plus court
chemin dans le graphe ponde´re´ par les variables duales βe. Etant donne´e une solu-
tion optimale courante de RWP obtenue avec un ensemble restreint de variables,
le proble`me auxilaire associe´ aux chemins se de´finit de la fac¸on suivante :
De´finition 3.2 Etant donne´e une ponde´ration β : E → R+, le proble`me de plus
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E N S E M B L E S  C O U R A N T S
  D E  C H E M I N S / R O U N D S  
    R E S O L U T I O N  D U  
P R O G R A M M E  M A I T R E
      T E S T
D ’ O P T I M A L I T E
E n t r é e
  O b t e n t i o n  d e s
v a r i a b l e s  d u a l e s
 ( c o û t s  r é d u i t s )
N O N
O U I
   A j o u t  d ’ u n e  
n o u v e l l e  c o l o n n e
   ( va r iab le  
c h e m i n / r o u n d )
 S O L U T I O N  O P T I M A L E
FIGURE 3.3 – Le processus de ge´ne´ration de colonnes applique´ au proble`me du
routage et de l’ordonnancement dans les re´seaux radio maille´s.
est minimum sur P .
Nous cherchons a` minimiser le couˆt total d’un chemin β∗(P ) et ensuite ve´rifier
que ce couˆt viole la contrainte 3.7 correspondante dans le programme dual, c’est-
a`-dire si β∗(P ) < γO(P ). Dans ce cas, cela signifie qu’un chemin ame´liorant le
couˆt de la solution optimale a e´te´ trouve´ ; celui-ci est donc ajoute´ a` l’ensemble
courant des variables du proble`me.
Comme nous sommes dans le cas d’un proble`me de plus court chemin, il peut
eˆtre re´solu efficacement. Nous de´veloppons ne´anmoins deux algorithmes : le pre-
mier est une formulation line´aire utilisant un flot, et le deuxie`me est une adapta-
tion de l’algorithme de Dijsktra afin de ge´ne´rer en une seule ite´ration un plus court
chemin depuis chaque routeur vers un point d’acce`s.
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3.3.1.1 Formulation line´aire
La premie`re approche utilise la formulation classique en sommet/arc du
proble`me du multiflot. Chaque source v ∈ Vr dans G envoie 1 unite´ de trafic vers
les points d’acce`s Vg, i.e. d(v) = 1. Le but est de trouver un plus court chemin
entre chaque routeur source et un point d’acce`s. Comme le point d’acce`s desti-
nation n’est pas connu a` l’avance, nous introduisons une variable binaire k(r, g)
pour chaque routeur r ∈ Vr et g ∈ Vg, qui indique si la passerelle g rec¸oit l’unite´
de flot envoye´e par r ou non. Nous devons tout de meˆme spe´cifier la contrainte
que seule une passerelle peut recevoir l’unite´ de flot. Rappelons que la variable
f(r, e) de´finit la quantite´ de flot envoye´e par le routeur r passant sur le lien e, la














1 if v = r
−k(r, v) if v ∈ Vg
0 if v ∈ Vr \ {r}
, ∀r ∈ Vr
∑
g∈Vg
k(r, g) = 1, ∀r ∈ Vr
k(r, g), f(r, e) ∈ {0, 1}, ∀g ∈ Vg, r ∈ Vr, e ∈ E
Dans le cas de notre proble`me, nous avons remarque´ que l’ensemble des va-
riables duales βe strictement positives e´tait toujours de taille restreinte. Nous de-
vons donc e´viter que ce programme ne ge´ne`re des chemins avec des circuits, car
il est en effet possible d’ajouter des arcs gratuits, i.e. de poids βe nul, dans la so-
lutions optimale. Pour cela, nous ajoutons une constante ε tre`s petite au poids de
chaque lien. La valeur de ε doit ne´anmoins eˆtre choisie prudemment, car il ne faut
en aucun cas cre´er un meilleur chemin de poids
∑




Par conse´quent, en choisissant ε = mine∈E βe
2|V | sur les liens de poids βe > 0,
nous nous assurons que
∑
e∈P ε < βe, ∀e ∈ P .
Cette formulation du proble`me auxiliaire associe´ aux chemins peut en fait eˆtre
re´solue en relaˆchant les variables f(r, e) et k(r, g). Si la solution trouve´e est un
chemin unique pour une source donne´e, alors le flot sur ce chemin sera entier et
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de valeur 1, donnant ainsi le meˆme re´sultat que dans le cas entier. Si toutefois
la re´solution du programme relaˆche´ nous donne plusieurs chemins a` partir d’une
meˆme source, alors nous prouvons dans le lemme suivant que tous les chemins
ont le meˆme poids fractionnaire.
Lemme 3.1 Soient Ps un ensemble de chemins de source s, et une fonction f :
Ps → R+ telle que f(P ) =
∑
e∈P f(s, e) et f(e) =
∑
P3e f(P ). Si





alors ∀P ∈ Ps tel que f ∗(P ) > 0,





Preuve : Supposons qu’il existe deux chemins P1, P2 ∈ Ps, tels que f ∗(P1) >




e∈P2 βe. Nous avons donc
∑
e∈P1 (βe + ε) >∑
e∈P2 (βe + ε), puisque ε > 0.
Conside´rons maintenant un nouveau flot re´alisable dans le re´seau de´fini de la
manie`re suivante : f ′ =

f ∗ ∀P 6= P1, P2
0 sur P1
f ∗(P1) + f ∗(P2) sur P2




























Nous arrivons donc a` une contradiction puisque par de´finition : f ∗ =
arg minf
∑
e∈E (βe + ε)f(e).
Tous les chemins de Ps ont donc le meˆme poids. 
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3.3.1.2 Algorithme de Dijkstra
Une autre approche pour re´soudre le proble`me auxiliaire associe´ aux chemins
serait d’utiliser l’algorithme de Dijkstra [Chv83] ou un algorithme de plus courts
chemins entre toutes paires de sommets du graphe [CLR01]. Propose´ par E. Dijks-
tra en 1959, l’algorithme du meˆme nom permet de calculer efficacement les plus
courts chemins oriente´s d’un nœud donne´ vers tous les autres nœuds du graphe. Il
s’agit de construire progressivement, a` partir du graphe ponde´re´ initial, un sous-
graphe dans lequel sont classe´s les diffe´rents sommets par ordre croissant de leur
distance minimale au sommet de de´part. La distance correspond a` la somme des
poids des arcs emprunte´s.
Notre but ici est de trouver, pour chaque routeur du re´seau, un plus court che-
min vers une passerelle de Vg. Comme l’algorithme de Dijkstra classique calcule
les plus courts chemins d’un nœud vers tous les autres dans un graphe de n nœuds,
il serait dans notre cas ne´cessaire de le faire tourner pour chacun des sommets de
Vr, calculant par la meˆme occasion des chemins entre deux routeurs qui ne nous
inte´ressent pas. Afin d’acce´le´rer la re´solution et optimiser le calcul, nous mo-
difions les parame`tres d’entre´e du proble`me afin d’appliquer en une seule fois
l’algorithme de Dijkstra et obtenir une complexite´ en O(m+ n log(n)).
g  
E g
b ’ (g ,u )  =  0
E
b ’ (u , v )  =  b (v ,u )
V r V g
FIGURE 3.4 – Graphe G′ modifie´ de G en ajoutant un sommet virtuel g corres-
pondant au nœud source de l’algorithme de Dijkstra.
Rappelons que le graphe de connectivite´ G = (V,E) mode´lisant le re´seau
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est conside´re´ dans notre cas oriente´ syme´trique. Graˆce a` cette dernie`re proprie´te´,
nous transformons G en un nouveau graphe G′ = (V ′ = V ∪ {g}, E ′ = E ∪ Eg)
pre´sente´ dans la Figure 3.4. Dans ce nouveau graphe, g repre´sente un nœud virtuel
relie´ a` tous les sommets de Vg par un ensemble d’arcs oriente´s vers Vg : Eg =
{(g, u), ∀u ∈ Vg}. Chacun des liens de Eg a par de´finition un poids nul dans G′,
i.e. β′e = 0, ∀e ∈ Eg. Les arcs de E dansG′ ont pour poids la valeur de la variable
duale de l’arc oppose´ dans G, i.e. β′(u,v) = β(v,u).
Nous appliquons donc l’algorithme de Dijkstra sur G′ ponde´re´ par β′ afin de
calculer les plus courts chemins ponde´re´s depuis le sommet g vers tous les autres
dans le graphe. Les plus courts chemins de Vr vers Vg ponde´re´s par β dans G
sont donc obtenus apre`s une unique ite´ration de l’algorithme ainsi de´fini. Plus





e′ . Ces chemins correspondent a` des chemins entre v et un point
d’acce`s de Vg qui minimisent
∑
e∈E∩P βe (puisque le lien entre le point d’acce`s et
g est de poids nul). De plus, aucun chemin inutile ne sera calcule´, ce qui permet
d’acce´le´rer au mieux la re´solution de notre proble`me.
3.3.2 Trouver un round de poids maximum
Le deuxie`me proble`me auxiliaire, associe´ aux rounds, consiste a` calculer un
round qui viole la contrainte du programme dual qui lui est associe´e : trouver R
tel que
∑
e∈R βe > 1. Cela peut se de´finir de la manie`re suivante :
De´finition 3.3 Etant donne´s le graphe des transmissions G = (V,E) et une
ponde´ration sur les arcs β : E → R+, le proble`me du round maximum consiste






Ge´ne´rer un nouveau round de´pend maintenant du mode`le d’interfe´rence
choisi. D’apre`s la de´finition des rounds dans un mode`le d’interfe´rence binaire
(Section 2.1.3.2), le proble`me revient a` calculer un stable maximum dans le
graphe des conflits associe´ a` G. Or, ce proble`me est NP -difficile [JPPQ03]. Il
n’existe donc pas d’algorithme s’exe´cutant en temps polynomial pour re´soudre ce
proble`me auxiliaire, sauf si P = NP .
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Nous pre´sentons diffe´rentes approches, la premie`re e´tant une formulation
exacte en programmation line´aire, et la deuxie`me expe´rimentant une heuristique
base´e sur un algorithme glouton de construction de stables maximaux pour l’in-
clusion. Nous verrons par la suite qu’en pratique, la re´solution de la formulation
line´aire exacte dans le cas du mode`le d’interfe´rence binaire est tre`s rapide.
3.3.2.1 Formulations line´aires exactes
A partir des mode`les d’interfe´rence pre´sente´s dans la Section 2.1.3, nous
de´rivons un programme line´aire pour calculer le round de poids maximum. Les
arcs de G sont ponde´re´s par les variables duales βe obtenues apre`s re´solution du
programme maıˆtre avec un nombre restreint de variables. La variable binaire z(e)
de´termine si le lien e est choisi pour eˆtre dans le round calcule´ ou pas.
La formulation exacte mode´lisant le proble`me auxiliaire associe´ aux rounds





z(e) + z(e′) 6 1, ∀e ∈ E, e′ ∈ Ie
z(e) ∈ {0, 1}, ∀e ∈ E
Rappelons que Ie repre´sente l’ensemble des liens qui interfe`rent avec e dans le
re´seau.
En conside´rant un mode`le d’interfe´rence SINR (Section 2.1.3.1), trouver un








z(e) 6 1, ∀u ∈ V





 , ∀(u, v) ∈ E
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Ces programmes sont line´aires en nombres entiers et ne peuvent eˆtre relaˆche´s
car comme nous l’avons vu dans la Section 3.2.2, nous perdrions la proprie´te´ es-
sentielle des rounds qui est de garantir que tous les liens du round peuvent eˆtre
active´s simultane´ment. Pour cela, nous de´veloppons une heuristique afin de cal-
culer de manie`re rapide des rounds violant la contrainte 3.8.
3.3.2.2 Ge´ne´ration heuristique
Dans cet algorithme, nous ge´ne´rons de manie`re gloutonne des rounds maxi-
maux pour l’inclusion dans le re´seau, c’est-a`-dire un round auquel il est im-
possible d’ajouter un nouveau lien sans que celui-ci n’interfe`re avec un lien
de´ja` pre´sent dans le round. En effet, la solution optimale de la formulation che-
min/round initiale peut eˆtre atteinte en se restreignant uniquement a` l’ensemble
des stables maximaux pour l’inclusion Rmax. L’ide´e est que pour chaque round
R dont la ponde´ration w(R) est strictement positive dans la solution optimale de
RWP :
(i) soit R est maximal pour l’inclusion,
(ii) soit il existe un round maximal pour l’inclusion Rmax contenant R. Dans
ce cas, de´sactiver le roundR et ajouter w(R) au temps d’activation deRmax
ne change pas la valeur de la solution optimale.
De plus, comme plusieurs rounds violent ge´ne´ralement la contrainte du
programme dual correspondante, il est judicieux de pouvoir ge´ne´rer plusieurs
rounds lors d’une ite´ration du programme auxiliaire afin de limiter au mieux leur
exe´cution. En effet, l’appel aux programmes auxiliaires est couˆteux en temps
de re´solution, c’est pourquoi nous souhaitons trouver une solution optimale du
proble`me avec un minimum d’appels aux programmes auxiliaires. Nous avons
donc de´veloppe´ un algorithme glouton qui calcule rapidement un nombre fixe´ n
de rounds maximaux. Cet algorithme permet d’obtenir rapidement des solutions
approche´es au proble`me du round maximum ponde´re´ par les variables duales β
(Algorithme 1).
En conclusion de cette section, le processus de ge´ne´ration de colonnes ap-
plique´ a` RWP, ainsi que les programmes auxiliaires pre´sente´s, ont e´te´ imple´mente´s
en langage JAVA en utilisant la bibliothe`que MASCOPT (Section 1.3) interface´e
avec le logiciel de re´solution de programmes line´aires CPLEX D’ILOG. Le dia-
gramme des classes simplifie´ de l’imple´mentation est laisse´ en Annexe B de cette
the`se pour plus de clarte´.
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Algorithme 1 : Ge´ne´ration de rounds ponde´re´s maximaux
1: Ordonner les arcs e ∈ E tels que e1 est avant e2 si βe1 > βe2
2: Result← ∅
3: nbIt← 1
4: tant que nbIt 6 n faire
5: snbIt ← {enbIt}
6: pour i = nbIt to |E| faire
7: si ei n’interfe`re pas avec les e´le´ments de snbIt alors
8: snbIt ← snbIt ∪ {ei}
9: Result← Result ∪ snbIt
3.4 Re´sultats et analyses
Des tests ont e´te´ re´alise´s sur un ensemble d’instances ale´atoires que nous avons
ge´ne´re´ d’une manie`re particulie`re afin de refle´ter les proprie´te´s que posse`dent les
re´seaux radio maille´s de´ploye´s en milieu urbain.
Un ensemble de n points est de´ploye´ sur une zone rectangulaire de longueur 1
et de hauteur 1
4
selon un processus de Poisson. Un rayon de communication est en-






. En effet, dans les villes, un routeur maille´ est ge´ne´ralement place´
au niveau d’un carrefour de rues, de manie`re a` communiquer avec plusieurs autres
routeurs ou points d’acce`s. Il est donc ne´cessaire d’assurer une connexite´ suffi-
sante dans le re´seau afin de mode´liser cette caracte´ristique. Nous avons ge´ne´re´ des
topologies de taille allant de 10 a` 100 nœuds, avec des demandes en chaque rou-
teur comprises entre 1 et 20 unite´s. Les passerelles sont choisies ale´atoirement et
uniforme´ment parmi les points. Pour chaque topologie, nous avons lance´ des tests
pour un nombre de passerelles allant de 1 a` n
d¯
. Dans ce dernier cas, les passerelles
ne communiquent en moyenne qu’avec leurs voisins. Si nous normalisons les dis-
tances entre les nœuds de telle sorte que le rayon de communication soit e´gal a`
1, nous remarquons que ce processus ge´ne`re des graphes poissonniens d’intensite´
n
10pi
. Les graphes sont donc localement denses, mais, du fait de la forme rectan-
gulaire de la zone conside´re´e, ils restent e´tale´s. Cela permet d’e´viter de ge´ne´rer
des graphes sur des zones carre´es pouvant ressembler a` des grilles, et garder ainsi
la proprie´te´ de graphe grande distance, comme peuvent l’eˆtre les re´seaux radio
maille´s (Figure 3.5).
Tout d’abord, nous pouvons dire que la re´solution par ge´ne´ration de colonnes
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FIGURE 3.5 – Exemple de graphe ale´atoire ge´ne´re´ en utilisant MASCOPT.
est efficace pour RWP puisque nous re´solvons des re´seaux d’une centaine de
nœuds en quelques minutes. Nous pre´sentons dans la suite les re´sultats obtenus
sur la capacite´ du re´seau et des intuitions qui en de´coulent. Nous discutons no-
tamment des questions de complexite´.
3.4.1 De´bit et taille du re´seau
Les re´sultats sur la capacite´ des re´seaux sans fil pre´sente´s dans la Section 1.1.2
nous permettent de valider notre me´thode. En effet, nous voyons bien sur la Fi-
gure 3.6, que le de´bit disponible en chaque routeur du re´seau radio maille´ de´croıˆt
en O( 1
n
) lorsque la taille du re´seau, n, augmente. Des travaux sur la capacite´
des re´seaux lors d’une collecte de donne´es par une passerelle indiquent que le
de´bit disponible en chaque routeur devrait de´croıˆtre proportionnellement a` l’in-
verse de la taille du re´seau [BGK+06]. L’intuition naturelle est que le meˆme
phe´nome`ne apparaıˆt lorsque plusieurs passerelles sont pre´sentes. La Figure 3.6
confirme e´galement cette intuition.
Dans les re´seaux radio maille´s, ce phe´nome`ne semble eˆtre explique´ par le fait
que les passerelles collectent la totalite´ du trafic du re´seau. La congestion se situe
donc au niveau des points d’acce`s, ou` l’activation des liens est tre`s contrainte.
Cette intuition me`ne a` une analyse de´taille´e du proble`me d’optimisation de la
capacite´ de transport du re´seau dans le chapitre suivant. Nous pouvons ainsi
envisager des algorithmes bien plus efficaces se contentant d’optimiser autour des
passerelles, et qui donnent de tre`s bon re´sultats en terme de capacite´. Les zones
pe´riphe´riques, c’est-a`-dire celles situe´es hors de la zone de congestion des points
d’acce`s, peuvent quant a` elles eˆtre traite´es par des processus rapides et peu pre´cis
(par exemple distribue´s et gloutons).
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FIGURE 3.6 – Evolution de la capacite´ avec la taille du re´seau.
Nous remarquons e´galement un re´sultat tre`s inte´ressant en pratique. Les tests
montrent que la re´solution du programme line´aire en nombres entiers calculant
un round maximum ponde´re´ est aussi rapide que celle de l’heuristique glouton ne
ge´ne´rant que des rounds maximaux pour l’inclusion. L’intuition concernant l’exis-
tence d’une zone critique dans le re´seau dans laquelle la capacite´ est contrainte,
est appuye´e par une complexite´ pratique de calcul des rounds sous-line´aire avec
la taille du re´seau, mais sensible au nombre de passerelles (et donc a` la taille
maximale des zones critiques).
3.4.2 De´bit et densite´ de passerelles
La de´pendance du de´bit a` la densite´ des passerelles est moins claire a priori.
Une de´pendance line´aire est une borne supe´rieure e´vidente, puisqu’ajouter des
nouveaux points d’acce`s dans le re´seau radio maille´ permet d’e´couler plus de
trafic, ou du moins cet ajout permet de mieux re´partir le trafic a` router, minimisant
ainsi la longueur de la pe´riode de temps ne´cessaire au routage. Cette remarque
doit ne´anmoins eˆtre nuance´e par le fait que les interfe´rences apparaissant entre les
passerelles, qui sont plus nombreuses, pourraient de´grader les performances du
re´seau. Afin d’e´tudier ce phe´nome`ne, nous avons ge´ne´re´, pour chaque topologie,
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plusieurs tirages ale´atoires de positionnement des points d’acce`s. La Figure 3.7
pre´sente la moyenne du gain obtenu en ajoutant des passerelles. Les valeurs sont
normalise´es par le de´bit obtenu avec une passerelle.
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FIGURE 3.7 – Gain en de´bit par ajout de points d’acce`s.
Ces re´sultats montrent un gain line´aire en fonction du nombre de passerelles,
avec une pente le´ge`rement infe´rieure a` 1. Lorsque le placement est ”correct”,
meˆme non optimise´, les re´seaux maille´s se comportent efficacement. Un place-
ment semble correct si les points d’acce`s sont place´s assez loin les uns des autres.
Lorsque deux passerelles sont trop proches l’une de l’autre, elles se comportent
comme une seule ; les interfe´rences radio les empeˆchant de collecter le trafic si-
multane´ment. En particulier, il a e´te´ montre´ que la capacite´ atteint un seuil lorsque
le nombre de points d’acce`s devient tre`s important dans le re´seau [Oun08].
Nous pouvons clairement remarquer l’influence sur la capacite´ de la distance
entre deux points d’acce`s place´s sur une grille. Sur la Figure 3.8, nous pre´sentons
les re´sultats obtenus pour RWP lorsque nous calculons la quantite´ de flot que peut
e´couler la topologie en grille qui posse`de deux points d’acce`s. Dans cet exemple,
la demande est fixe´e a` 1 pour chaque routeur. Nous commenc¸ons par placer les
deux points d’acce`s le plus loin possible l’un de l’autre dans la grille. Puis nous les
rapprochons ite´rativement du centre, calculant pour chaque distance la longueur
minimum de la pe´riode de temps ne´cessaire. Ce processus est teste´ sur diffe´rentes
grilles : des grilles carre´es de longueur de coˆte´ paire et impaire, et des grilles
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rectangulaires. Nous observons que pour chaque topologie, il existe une distance
optimale entre les deux points d’acce`s pour la capacite´ du re´seau. Mais une autre
contrainte consiste e´galement a` placer ceux-ci loin du bord de la grille. En ef-
fet, lorsque les points d’acce`s sont trop proches du bord, alors le flot ne peut pas
s’e´couler de manie`re optimale puisque le nombre de liens incidents aux points
d’acce`s, ou plus pre´cise´ment a` la re´gion critique autour d’eux ou` se concentre le
trafic, est limite´. Ne´anmoins, lorsque les deux points d’acce`s sont assez loin du
bord, et e´galement assez loin l’un de l’autre, alors la capacite´ du re´seau est maxi-
mise´e. En dehors de ces contraintes, le placement pre´cis des points d’acce`s n’a pas
d’impact sur la capacite´. Cela permet d’envisager des optimisations secondaires
telles que le de´lai d’acheminement des paquets ou l’homoge´ne´ite´ de la longueur
des routes.
Nous conjecturons ici qu’une distance minimale autour de chaque passerelle
est non seulement ne´cessaire mais aussi suffisante a` un e´coulement correct du
trafic. Cette distance devrait de´pendre de la taille et de la connexite´ de la zone
critique autour des points d’acce`s.
La formulation en chemin/round pre´sente´e dans ce chapitre introduit de nou-
velles hypothe`ses concernant des proprie´te´s de localite´ dans les re´seaux radio
maille´s. Une optimisation a` partir d’informations locales autour des points d’acce`s
semble eˆtre une condition ne´cessaire, voire suffisante, au bon fonctionnement du
re´seau. L’analyse de ces hypothe`ses constitue l’e´tude principale du chapitre sui-
vant.
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(a) Placement de 2 points d’acce`s
sur la grille, depuis les 2 coins op-
pose´s jusqu’au plus pre`s du centre.
Distance (#sauts)
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(b) Capacite´ en fonction de distance entre les points d’acce`s.
FIGURE 3.8 – Etude de l’influence de la distance entre 2 passerelles sur la capacite´




Dans un re´seau radio maille´, chaque point d’acce`s collecte le trafic d’une partie
du re´seau, deux re´gions rattache´es a` des points d’acce`s suffisamment distants n’in-
terfe´rant entre elles qu’a` la marge. L’influence du placement des points d’acce`s
dans le re´seau sur ses performances, ainsi que le routage concentrant le trafic vers
ces points d’acce`s tout en minimisant les interfe´rences radio, sont donc des axes
de recherche importants. Le compromis entre des re´gions de taille minimale et des
frontie`res avec peu d’interfe´rence est au cœur de l’optimisation de la qualite´ de
service des re´seaux radio maille´s [CQJM04, ABIK06].
Dans ce chapitre, nous nous inte´ressons plus particulie`rement a` la capacite´ de
transport disponible sur les coupes du re´seau. Nous pouvons ainsi nous affranchir
du routage afin de mettre en e´vidence une caracte´ristique topologique spe´cifique
des re´seaux radio maille´s, a` savoir que la capacite´ est contrainte dans une zone du
re´seau situe´e autour des points d’acce`s qui collectent le trafic.
En programmation line´aire, le proble`me du flot est tre`s lie´ a` celui de
ponde´ration de coupes. Par exemple, e´couler un flot de valeur f entre les sommets
s et d en utilisant un nombre minimum d’areˆtes revient a` couvrir f fois toutes les
coupes se´parant s de d avec un nombre minimum d’areˆtes. A partir de cette re-
marque, nous introduisons une nouvelle formulation du proble`me d’optimisation
de la capacite´ des re´seaux radio maille´s consistant a` couvrir les coupes du re´seau
(ne contenant pas les points d’acce`s) par les rounds, de manie`re a` assurer une ca-
pacite´ suffisante sur les liens du bord des coupes. Les demandes des utilisateurs
en chaque routeur pourront ainsi eˆtre supporte´es par ces liens jusqu’aux points
d’acce`s. Nous prouvons l’e´quivalence des solutions optimales avec la formulation
chemin/round du chapitre pre´ce´dent, en utilisant le the´ore`me de flot maximum -
coupe minimum.
Nous introduisons dans la section suivante le the´ore`me flot maximum - coupe
minimum, de´montre´ en 1956, qui nous sera utile lors de la validation de notre for-
mulation line´aire coupe/round. Cette dernie`re est pre´sente´e dans la Section 4.2,
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suivie de la preuve de l’e´quivalence des solutions optimales de cette formulation
coupe/round, avec la formulation chemin/round du chapitre pre´ce´dent. La Sec-
tion 4.3 de´crit le processus de ge´ne´ration croise´e de lignes et de colonnes utilise´
pour re´soudre ce proble`me. Les performances de la me´thode, la mise en e´vidence
de la zone de contention autour des points d’acce`s, et ses conse´quences sur le
temps de re´solution du proble`me sont pre´sente´s dans la Section 4.4.
4.1 Flot maximum - Coupe minimum
Dans cette premie`re section, nous rappelons le the´ore`me du flot maximum
- coupe minimum de la the´orie des graphes qui re´ve`le que la capacite´ d’une
coupe minimum est e´gale a` la valeur d’un flot maximum dans un graphe oriente´
ponde´re´ [Chv83, CCPS97, CLR05]. Ce the´ore`me est a` la base de nombreuses
applications pour la planification, la conception de circuits, et bien sur les
te´le´communications.
4.1.1 Le proble`me du flot maximum
Soient G = (V,A) un graphe oriente´, s un sommet source, d un sommet
destination, et c une ponde´ration positive des arcs : c : A → R+, le proble`me
du flot maximum dans un re´seau consiste a` trouver une fonction φ : A → R+
ve´rifiant les lois de conservation de flot (ou lois de Kirchhoff) en tout sommet de





φ(u, v), ∀u ∈ V \ {s, d}. (4.1)
Cette e´quation re´fle`te le fait qu’aucun flot ne se perd en passant par des nœuds
interme´diaires du re´seau. Le flot qui entre dans le re´seau par le sommet source






Chaque somme de cette e´quation de´finit par ailleurs la notion de valeur du flot.
Finalement, un flot φ est dit re´alisable s’il ve´rifie de plus :
0 6 φ(u, v) 6 c(u, v), ∀(u, v) ∈ A (4.3)
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L’objectif du proble`me de flot maximum consiste a` trouver un flot re´alisable
de plus grande valeur. L’algorithme tre`s connu pour re´soudre le proble`me du flot
maximum est celui de Ford et Fulkerson [FF62]. Il est base´ sur la recherche d’une
chaıˆne augmentante dans le graphe, c’est-a`-dire un chemin entre s et d tel qu’il
soit possible de modifier le flot sur les arcs de ce chemin et augmenter la valeur du
flot. Ce proble`me de flot maximum connaıˆt de nombreuses applications dans les
proble`mes de re´seaux impliquant une limite sur la capacite´, et dans les proble`mes
d’ordonnancement de taˆches (travaux/machines, programmes/processeurs).
4.1.2 Lien avec la coupe minimum
Le proble`me du flot maximum est pose´ en terme de chemins allant de s a`
d. Il peut e´galement eˆtre approche´ en terme de coupes se´parant s de d. Dans
un re´seau, une telle coupe, appele´e s-d-coupe, est un ensemble C de nœuds
qui contient la source s mais pas la destination d. Le bord de la coupe est note´
(C,C) et contient tous les arcs dont l’origine se trouve dans C et l’extre´mite´




Si C est une s-d-coupe et φ un flot de valeur f =
∑
w∈V φ(s, w), alors en
additionnant les contraintes de conservation de flot 4.1 sur les sommets de la coupe
































L’interpre´tation de cette e´quation est que la valeur du flot dans le re´seau est
e´gale a` la diffe´rence entre la quantite´ de flot qui doit sortir de la coupe C et
celle qui y entre. En particulier, nous retrouvons la de´finition de la valeur du flot
pre´sente´e dans l’e´quation 4.2 lorsque C correspond respectivement a` la coupe
re´duite au sommet source s, et a` celle compose´e des nœuds de V \ {d}.
En bornant supe´rieurement le membre de droite, nous obtenons f 6 c(C),
70 Chapitre 4. Optimisation a` partir d’informations locales
pour toute s-d-coupe C. L’e´quation 4.4 implique que pour tout flot re´alisable dans
le re´seau, sa valeur est au plus e´gale a` la capacite´ d’une coupe se´parant s de d. En
particulier, la capacite´ d’une s-d-coupe est une borne supe´rieure de la valeur du
flot entre s et d. Et inversement, un flot entre s et d est une borne infe´rieure sur
la capacite´ d’une s-d-coupe. Si nous disposons d’un flot φ de valeur f et d’une
s-d-coupe C de capacite´ c(C) = f , alors le flot est maximum et la coupe est de
capacite´ minimum.
4.1.3 Le the´ore`me flot maximum - coupe minimum
La question qui a donne´ lieu au the´ore`me important en the´orie des graphes est
maintenant la suivante : existe-t-il toujours une telle paire flot-coupe pour laquelle
l’e´galite´ est atteinte ?
The´ore`me 4.1 (Flot maximum - Coupe minimum [Chv83]) Tout proble`me de
flot maximum entre deux sommets s et d d’un graphe oriente´ G = (V,A) dans
lequel les arcs sont ponde´re´s par une fonction c : A → R+, posse`de exactement
l’une de ces deux proprie´te´s :
(i) Il existe des flots re´alisables de valeur arbitrairement large et toute s-d-
coupe a une capacite´ infinie.
(ii) Il existe un flot maximum et sa valeur est e´gale a` la capacite´ minimum
d’une s-d-coupe.
Ce the´ore`me fut de´montre´ inde´pendamment par P. Elias, A. Feinstein, et C.
E. Shannon, ainsi que par L. R. Ford et D. R. Fulkerson, et dans le cas de ca-
pacite´s entie`res par A. Kotzig, en 1956. Il existe de nombreuses variantes et
ge´ne´ralisations de ce the´ore`me qui s’est ave´re´ tre`s utile dans de nombreuses ap-
plications. Nous allons par ailleurs l’utiliser dans notre proble`me d’optimisation
des re´seaux radio maille´s afin de de´terminer le flot maximum que peut e´couler la
topologie dans le cas ou` les demandes doivent eˆtre route´es des routeurs vers les
points d’acce`s en tenant compte des interfe´rences radio.
4.2 Une nouvelle formulation de RWP
Etant donne´s le graphe de transmission oriente´ syme´trique G = (V,E)
mode´lisant le re´seau radio maille´ et le trafic d(v) en chaque routeur v ∈ V , le
proble`me que nous e´tudions consiste a` s’assurer qu’il existe une capacite´ suffi-
sante dans le re´seau pour e´couler le trafic jusqu’aux points d’acce`s. Cette capacite´
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est calcule´e par une couverture, par les rounds, des coupes du graphe isolant les
points d’acce`s.
Dans la suite, nous notons C ⊆ 2V l’ensemble des coupes du graphe isolant les
points d’acce`s. En d’autres termes, une coupe est un ensemble C ∈ C de sommets
ne contenant aucun point d’acce`s. Le bord de C, note´ (C,C), est l’ensemble des
arcs sortants de C vers son comple´mentaire C = V \ C. Un exemple de coupe





FIGURE 4.1 – Une coupe C dans le graphe G isolant les points d’acce`s (ensemble
Vg). Le bord (C,C) de la coupe est repre´sente´ par les arcs en gras.
Nous de´finissons alors le trafic d’une coupe d(C) =
∑
v∈C d(v) comme e´tant
le trafic total devant traverser son bord. De meˆme, la capacite´ d’une coupe induite
par une ponde´ration des rounds w est e´gale a` la somme des capacite´s des liens
de son bord : cw(C) =
∑
e∈(C,C) cw(e). La capacite´ des liens e´tant donne´e par la
ponde´ration des rounds (Section 3.2), la capacite´ d’une coupe peut s’exprimer en





ou` δ(R,C) = |R∩ (C,C)| correspond au nombre de fois ou` le round R couvre le
bord de la coupe C.
De`s lors, s’assurer qu’il existe une capacite´ suffisante dans le re´seau pour
e´couler le trafic consiste a` couvrir les coupes du re´seau isolant les points d’acce`s
par les rounds de manie`re a` assurer le transport du trafic de chaque coupe sur les
liens de son bord. Une fois la solution optimale obtenue, le the´ore`me du flot maxi-
mum - coupe minimum assure l’existence d’un routage satisfaisant les demandes
des routeurs.
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4.2.1 Formulation coupe/round
Soit w une fonction de poids de´finie sur l’ensemble des roundsR, le proble`me








δ(R,C)w(R) ≥ d(C) ∀C ∈ C (4.6)
w(R) ≥ 0 ∀R ∈ R (4.7)
L’objectif de ce programme line´aire est de maximiser la capacite´ du re´seau
fonctionnant en re´gime permanent, c’est-a`-dire a` de´terminer une couverture des
coupes suffisante pour que le trafic de celles-ci puisse traverser leur bord sur des
liens pouvant eˆtre active´s en un minimum de temps. Comme nous l’avons de´fini
dans le chapitre pre´ce´dent, w est une ponde´ration fractionnaire des rounds, corres-
pondant a` la dure´e d’activation de chacun d’eux au cours de la pe´riode du re´seau.
La capacite´ de transport d’une coupe est de´termine´e par la couverture des liens
de son bord par les rounds comme pre´sente´ ci-dessus. Elle doit eˆtre suffisamment
importante pour garantir que le trafic des nœuds de la coupe puisse traverser son
bord afin d’atteindre les points d’acce`s du re´seau. Cette proprie´te´ est mode´lise´e par
l’ensemble des contraintes 4.6 qui peut eˆtre vu comme l’ensemble des contraintes
de satisfaction de la demande dans le cas de la formulation avec du flot du chapitre
pre´ce´dent. La fonction objectif 4.5 reste la meˆme que pour le proble`me RWP ou` la
longueur de la pe´riode du re´seau est minimise´e, afin de garantir un de´bit suffisant
en re´gime permanent.
4.2.2 Equivalence des solutions
Dans le chapitre pre´ce´dent, nous avons vu que le proble`me du routage dans
les re´seaux radio maille´s, dans le cas ou` le point d’acce`s destination n’est pas
spe´cifie´, peut se ramener a` un proble`me de simple flot maximum avec une unique
paire (source, destination). Nous utilisons cette proprie´te´ et le The´ore`me 4.1 pour
de´montrer l’e´quivalence des ponde´rations des rounds pour CCP et RWP.
Etant donne´ une solution w du proble`me de ponde´ration des rounds introduit
dans la Section 3.2, nous transformons le graphe des transmissionsG en un graphe
associe´ (G′, w) repre´sente´ sur la Figure 4.2 et de´fini de la manie`re suivante :
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De´finition 4.1 (Graphe associe´ (G′, w)) Soit G′ = (V ′, E ′) le graphe ponde´re´
construit a` partir du graphe des transmissions G et d’une ponde´ration w sur les
roundsR de G de la fac¸on suivante :
(i) Une source virtuelle vS est ajoute´e, relie´e par des liens (vS, v), ∀v ∈ Vr
de capacite´ d(v),
(ii) Une destination virtuelle vD est ajoute´e, relie´e a` chacun des points
d’acce`s v ∈ Vg par des liens de capacite´ infinie,
(iii) Pour tout lien e ∈ E, e a pour capacite´ cw(e) =
∑
e3R w(R).




FIGURE 4.2 – Le graphe associe´ (G′, w) qui e´tend le graphe des transmissions G.
Cette transformation n’est pas ne´cessaire mais permet de manipuler plus
aise´ment le The´ore`me 4.1. Ainsi, les contraintes de flot cw(e) >
∑
e3P f(P )
sont respecte´es si et seulement si la vS-vD-coupe minimum de G′ est supe´rieure a`
d(Vr) =
∑
v∈Vr d(v), le trafic total devant eˆtre transporte´ vers les points d’acce`s.
Nous pouvons en effet remarquer que la vS-vD-coupe minimum dans G′, si elle
existe, ne contient aucun point d’acce`s puisque les arcs (v, vD) pour tout v ∈ Vg
ont capacite´ infinie.
A partir de la`, nous prouvons l’e´quivalence des solutions optimales de notre
formulation de couverture des coupes avec celle de´finie a` partir du flot dans le
chapitre pre´ce´dent pour RWP. Plus pre´cise´ment, le programme line´aire pre´ce´dent
du proble`me CCP calcule une ponde´ration des rounds de sorte que la capacite´ de
chaque coupe soit supe´rieure a` la quantite´ de trafic qui doit traverser son bord. Le
the´ore`me suivant assure que ces capacite´s sont ne´cessaires et suffisantes a` l’exis-
tence d’un routage du trafic dans le re´seau.
The´ore`me 4.2 Les formulations chemin/round RWP et coupe/round CCP cal-
culent des ponde´rations de rounds e´quivalentes.
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w(R), ∀e ∈ E∑
P∈Pr
f(P ) = d(r), ∀r ∈ Vr
Soit w1 une solution re´alisable de cette formulation. Il existe donc un flot f
re´alisable dansG et, pour toute coupe C isolant les points d’acce`s, la conservation
du flot assure que la capacite´ de C est supe´rieure au flot e´mis par les sommets de
C car il doit ne´cessairement traverser son bord en direction des points d’acce`s


















δ(R,C)w1(R) = cw1(C) ≥ d(C).
En particulier, les ponde´rations optimales de RWP sont des bornes supe´rieures
pour CCP.
Inversement, soit w2 une solution re´alisable de la formulation coupe/round.
Soit C∗ une coupe de capacite´ minimale se´parant vS de vD dans le graphe modifie´
(G′, w2). Il existe une unique coupeC deG telle queC∗ = {vS}∪C et (C∗, C∗) =
{(vS, v), v ∈ C}∪(C,C). Notons que les points d’acce`s sont ne´cessairement dans
C puisque la capacite´ des arcs les reliant a` vD est infinie.












La contrainte de couverture de la formulation coupe/round assure que
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cw2(C) ≥ d(C) =
∑
v∈C




d(v). Le the´ore`me flot maxi-
mum - coupe minimum garantit alors l’existence d’un flot dans (G′, w2), donc
d’une solution de RWP.
En particulier, les ponde´rations optimales de CCP bornent supe´rieurement
celles de RWP, ce qui comple`te l’e´quivalence entre les solutions des formulations
en chemin/round et coupe/round. 
A partir d’une ponde´ration w solution du programme line´aire CCP, il est alors
possible de construire le graphe associe´ (G′, w) et calculer un flot maximum
dans ce graphe de valeur
∑
v∈Vr d(v) entre la source virtuelle vS et la destina-
tion virtuelle vD. L’algorithme de Ford et Fulkerson base´ sur les chaıˆnes aug-
mentantes [FF62], ou l’algorithme de flot push/relabel introduit par Goldberg et
Tarjan [GT88], permettent de calculer un ensemble de chemins depuis chaque
routeur v ∈ Vr vers les points d’acce`s Vg en temps polynomial.
4.3 Algorithme primal-dual : ge´ne´ration croise´e de
lignes et colonnes
La ge´ne´ration de colonnes a de´ja` e´te´ utilise´e pour les proble`mes de routage et
d’ordonnancement dans les re´seaux radio pour lesquels elle a montre´ son effica-
cite´. Ces proble`mes souffrent du nombre exponentiel des variables associe´es au
rounds. L’ensemble des rounds dans le re´seau est un sous-ensemble de 2E , ce qui
en rend impossible l’e´nume´ration comple`te. La ge´ne´ration de colonnes permet
dans ce cas, d’obtenir la solution optimale du proble`me en ne calculant que les
rounds susceptibles d’ame´liorer la solution a` chaque e´tape (Chapitre pre´ce´dent).
Dans ce chapitre, la formulation coupe/round de CCP ne posse`de pas
uniquement un nombre exponentiel de variables (toujours duˆ aux rounds),
mais e´galement un nombre exponentiel de contraintes puisque nous avons une
contrainte par coupe dansG ne contenant aucun point d’acce`s. La me´thode corres-
pondante a` la ge´ne´ration de colonnes pour la re´solution de programmes line´aires
posse´dant un nombre exponentiel de contraintes est la ge´ne´ration de lignes.
Afin de re´soudre notre formulation coupe/round, nous devons donc com-
biner ces deux approches. Pour manipuler de telles tailles efficacement, nous
de´veloppons un algorithme primal-dual imple´mentant un processus de ge´ne´ration
croise´e de lignes et de colonnes. Le principe de ce processus consiste, a` partir
d’une solution optimale du proble`me restreint a` un sous-ensemble de lignes et de
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colonnes, a` chercher a` chaque ite´ration une ligne ou une colonne a` ajouter pour
ame´liorer la solution.
4.3.1 Dualite´ et proble`mes auxiliaires
Dans la formulation coupe/round, une ligne correspond a` une contrainte viole´e
par la solution courante. Une contrainte est viole´e si une coupe est de capacite´ trop
faible : si
∑
R∈R δ(R,C)w(R) < d(C) pour une solution donne´ew. La ge´ne´ration
d’une ligne peut donc se faire par un calcul de coupe minimale (en fonction des
capacite´s induites par w). Si la capacite´ de la coupe minimum est supe´rieure a`
la valeur du trafic de la coupe, alors nous assurons qu’aucune coupe ne viole la
contrainte du programme line´aire 4.5- 4.7, autrement, la re´solution de l’algorithme
de coupe minimum nous fournit un candidat a` ajouter a` l’ensemble courant de
contraintes.
Cet algorithme de coupe minimum, que nous appelons programme auxiliaire
associe´ aux coupes, cherche a` calculer des nouvelles lignes (i.e. contraintes) de
notre programme susceptibles d’ame´liorer la valeur de la solution. Plusieurs al-
gorithmes de ce type existent dans la litte´rature [PR90, SW97], et il a e´te´ montre´
que le proble`me associe´ est unimodulaire, c’est-a`-dire que le proble`me entier et le
proble`me re´el sont e´quivalents. Nous choisissons donc de de´velopper une formu-
lation line´aire entie`re de ce proble`me qui cherche a` identifier la contrainte la plus
viole´e en terme absolu, c’est-a`-dire lorsque le manque de capacite´ sur les liens
du bord de la coupe est maximum. Etant donne´e la ponde´ration w donne´e par la
solution optimale obtenue avec l’ensemble courant de variables et de contraintes,
z(e) ∈ {0, 1} indique si un lien e ∈ E se situe sur le bord de la coupe que nous
cherchons a` calculer ou non, et k(v) ∈ {0, 1} indique si un nœud v ∈ V est
se´lectionne´ pour eˆtre dans la coupe ou non. Le proble`me auxiliaire associe´ aux
coupes peut alors se de´finir formellement de la manie`re suivante :
De´finition 4.2 Etant donne´e une ponde´rationw : R→ R+, le proble`me de coupe








est minimum sur C.
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cw(e)− d(C) > 0
C’est pourquoi la solution du proble`me auxiliaire associe´ aux coupes tel que de´fini
ci-dessus permet de de´terminer s’il existe une coupe dans le graphe qui viole cette
contrainte, ou s’assurer qu’aucune coupe ve´rifiant cette condition n’existe.









k(u)− k(v) 6 z(u, v) ∀(u, v) ∈ E (4.9)∑
v∈Vg
k(v) = 0 (4.10)
La fonction objectif 4.8 cherche donc a` minimiser la diffe´rence entre la capacite´
de la coupe (i.e. la somme des capacite´s induites par w des liens de son bord),
et la trafic de la coupe (i.e. la somme des trafic des routeurs contenus dans la
coupe). Le premier ensemble de contraintes 4.9 de´termine si un lien du graphe
doit eˆtre compte´ comme faisant partie du bord de la coupe, afin de pouvoir ajouter
sa capacite´ induite dans la premie`re partie de la fonction objectif. Un lien ne peut
faire partie du bord que si son origine est dans la coupe et sa destination n’y
est pas. La contrainte 4.10 force la variable de se´lection des points d’acce`s a` 0.
Autrement dit, la coupe calcule´e ne doit contenir aucun points d’acce`s comme
cela a e´te´ de´fini au de´part dans notre proble`me.
Une colonne correspond ici a` une variable de la formulation coupe/round de
la Section 4.2.1, i.e. un round, dont la valeur dans la solution courante est impli-
citement nulle, et que nous souhaitons introduire explicitement dans l’ensemble
des variables. Pour cela, nous devons identifier les nouvelles colonnes suscep-
tibles d’ame´liorer la solution a` l’aide du programme dual. Le programme line´aire
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suivant repre´sente donc le dual de CCP. Il consiste a` empaqueter les coupes
ponde´re´es par les variables duales ρC associe´e aux contraintes 4.6 dans des rounds
de capacite´ infe´rieure ou e´gale a` 1, de manie`re a` maximiser un profit base´ sur le







δ(R,C)ρC 6 1 ∀R ∈ R (4.12)
ρC > 0 ∀C ∈ C (4.13)
La fonction objectif 4.11 peut se voir comme une maximisation du couˆt du trafic,
en se basant sur un couˆt de traverse´e du bord de chaque coupe. Le poids d’un
round, de´fini dans la contrainte 4.12, correspond au couˆt des bords des coupes
traverse´s. Une contrainte 4.12 n’est pas satisfaite si un round a un poids induit
supe´rieur a` 1. Ge´ne´rer une colonne de la formulation coupe/round se fait en iden-
tifiant la contrainte 4.12 la plus viole´e lorsque ρC est donne´ par les couˆts re´duits
issus de la solution courante de CCP. Ge´ne´rer un round de poids maximum e´tant
donne´e une ponde´ration sur les coupes permet d’obtenir un bon candidat, i.e. une
colonne, a` ajouter a` l’ensemble des variables du programme CCP, ou certifier
qu’une telle colonne n’existe pas :
De´finition 4.3 Etant donne´e une ponde´ration ρ : C → R+, le proble`me de round









Le second programme auxiliaire, celui associe´ aux rounds, peut eˆtre formule´
comme dans le chapitre pre´ce´dent en un programme line´aire en nombres en-
tiers. Dans ce programme, z(e) ∈ {0, 1} est une variable binaire indiquant si
le lien e ∈ E est se´lectionne´ dans le round ou non. L’objectif est de maximi-
ser le poids du round, c’est-a`-dire la somme des poids des liens constituant le
round. Le poids d’un lien dans ce cas pre´cis est donne´ par les couˆts re´duits ρ
sur les coupes : cρ(e) =
∑
C∈C,e∈(C,C) ρC . Les contraintes du programme line´aire
de´finissent la structure d’un round qui de´pend du mode`le d’interfe´rence choisi.
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Ce sont les meˆmes que celles de´crites dans les formulations line´aires de la Sec-
tion 3.3. Seule la fonction objectif change par rapport au proble`me auxiliaire du
chapitre pre´ce´dent. Sa valeur n’est plus ponde´re´e par les couˆt re´duits sur les liens





Si le couˆt du round ge´ne´re´ est strictement supe´rieur a` 1, alors une nouvelle
colonne est maintenant ajoute´e a` l’ensemble des variables courantes de la formu-
lation coupe/round.
Le proble`me du round de poids maximum est un proble`me NP -difficile, il en
est de meˆme pour son approximation sur un graphe ge´ne´ral. Etonnamment, cette
formulation en nombres entiers se re´sout rapidement et nous renvoie la solution
optimale quasi instantane´ment. Nous verrons dans la Section 4.4 que les tests
effectue´s sur des graphes euclidiens et des grilles, nous permettent d’avancer que
la complexite´ n’est pas un proble`me majeur en pratique de la re´solution de RWP
et CCP.
Le processus de ge´ne´ration croise´e de lignes et de colonnes est un algorithme
primal-dual pre´sente´ dans la section suivante, et synthe´tise´ sur la Figure 4.3.
4.3.2 L’algorithme primal-dual
Le processus de ge´ne´ration croise´e se fonde sur un algorithme primal-dual
pre´sente´ dans l’Algorithme 2. Il consiste a` ope´rer une ge´ne´ration de lignes clas-
sique, a` ceci pre`s que le calcul d’un optimum interme´diaire se fait graˆce a` la
ge´ne´ration des colonnes. A la fin de ce processus la solution optimale est trouve´e
en application du the´ore`me SEP = OPT sur le dual 4.11- 4.13 puis sur le pri-
mal 4.5- 4.7 [GLS81].
Formellement, l’algorithme de´bute en re´solvant le programme CCP avec une
unique contrainte correspondant a` la coupe du graphe isolant les points d’acce`s :
l’ensemble C0 = {C0 = Vr}, et l’ensemble des rounds contenant tous les single-
tons : R0 = {{e},∀e ∈ E}. L’existence d’une solution re´alisable avec C0 et R0
est assure´e car tous les liens (r, g) entre chaque routeur r ∈ Vr et une passerelle
g ∈ Vg se trouvant sur le bord de la coupe C0 peut eˆtre active´ d(C) fois.
Le programme CCP calcule une couverture optimale des coupes par les rounds
pour un ensemble courant de variables et de contraintes. Puis, le processus de
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FIGURE 4.3 – Processus de ge´ne´ration croise´e de lignes et de colonnes applique´
au proble`me de couverture des coupes par des rounds (CCP).
ge´ne´ration de colonnes calcule les rounds qui violent la contrainte 4.12 du pro-
gramme dual et ainsi enrichir les variables du programme CCP. Tant qu’il existe un
tel round, il est ajoute´ a` l’ensemble des variables et l’algorithme re´sout a` nouveau
le programme CCP. Une ve´rification est ensuite faite pour de´terminer si toutes les
coupes de G isolant les points d’acce`s sont couvertes par les rounds. Dans le cas
contraire, le processus de ge´ne´ration de lignes est a` son tour lance´. Celui-ci cal-
cule les coupes non couvertes et ajoute la ligne correspondante, i.e. la contrainte,
dans le programme CCP.
Cette technique est re´pe´te´e jusqu’a` ce que plus aucun round ni coupe ne soit
ge´ne´re´ par les programmes auxiliaires. Le the´ore`me de se´paration nous assure
alors l’optimalite´ de la solution trouve´e.
Nous avons imple´mente´ cet algorithme et valide´ son e´quivalence a` la for-
mulation chemin/round sur un grand nombre de re´seaux de test : des topologies
re´gulie`res ou ale´atoires. Ces re´sultats et analyses sont de´veloppe´s dans la section
suivante.
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Algorithme 2 Algorithme primal-dual pour CCP.
C ← {C0 = Vr}
R ← {{e},∀e ∈ E}
Re´soudre CCP
Rnew ← rounds qui violent 4.12 : {R, t.q. 1 <
∑
C∈C δ(R,C)ρC}
Cnew ← coupes qui violent 4.6 : {C, t.q. d(C) >
∑
R∈R δ(R,C)w(R)}
tant que (Rnew 6= ∅) || (Cnew 6= ∅) faire
tant que (Rnew 6= ∅) faire
R ← R∪ {Rnew}
Re´soudre CCP
Rnew ← calculer rounds violant 4.12
Cnew ← calculer coupes violant 4.6
tant que (Cnew 6= ∅) faire
C ← C ∪ {Cnew}
Re´soudre CCP
Cnew ← calculer coupes violant 4.6
Rnew ← calculer rounds violant 4.12
retour w.
4.4 Performances
Nous avons valide´ notre me´thode a` travers de nombreuses simulations sur des
topologies en grille (de type Manhattan) et des re´seaux ale´atoires dans le plan
Euclidien, comme explique´ au de´but de la Section 3.4. Les points d’acce`s ont
e´te´ re´partis re´gulie`rement sur la grille (au centre ou dans les coins), ou choisis
ale´atoirement parmi les nœuds de´ploye´s dans les topologies ale´atoires. Le trafic
en chaque routeur est soit unitaire (i.e. tous les routeurs ont une demande de 1),
ou ale´atoire entre 1 et 20 re´partie uniforme´ment pour chaque routeur.
Nous utilisons le mode`le d’interfe´rence binaire a` distance 2 (Section 2.1.3.2).
Un round est donc un sous-ensemble de liens du graphe des transmissions G tel
que toute paire de liens du round est a` distance au moins e´gale a` 3 dans G.
Nous avons tout d’abord cherche´ a` valider notre nouvelle approche par rapport
a` celles qui existent dans la litte´rature, et en particulier la comparer avec la for-
mulation utilisant les flots. Les re´sultats de CCP confirment bien le comportement
de la capacite´ du re´seau radio maille´, a` savoir qu’elle de´croıˆt lorsque la taille du
re´seau augmente, et croıˆt line´airement avec le nombre de points d’acce`s de´ploye´s
comme nous l’avions de´ja` remarque´ dans la Section 3.4, a` la condition que ceux-ci
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soient place´s assez loin les uns des autres.
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FIGURE 4.4 – Nombre moyen de rounds ge´ne´re´s durant la re´solution des formu-
lations chemin/round et coupe/round.
Un avantage de notre formulation coupe/round par rapport a` celle avec le flot
est que le nombre de rounds ge´ne´re´s par les programmes auxiliaires durant la
ge´ne´ration de colonnes est diminue´ (Figure 4.4). La complexite´ de la ge´ne´ration
de colonnes est de´termine´e par celle de ses programmes auxiliaires. Or, le pro-
gramme auxiliaire associe´ aux rounds est un proble`me NP -difficile puisqu’il est
relie´ a` celui de stable maximum dans le graphe des conflits [CCPS97]. Faire ap-
pel a` ce programme un nombre minimum de fois permet d’acce´le´rer le temps de
re´solution de la ge´ne´ration de colonnes.
Ne´anmoins, comme nous l’avons remarque´ pre´ce´demment (Section 3.4), le
temps de re´solution consacre´ a` la ge´ne´ration de nouveaux rounds sur les topolo-
gies teste´es n’est pas pre´ponde´rant. Re´soudre le programme line´aire en nombre
entiers pour la ge´ne´ration des rounds est tre`s rapide, presque instantane´. Nous
pensons que cela est duˆ a` la particularite´ des variables duales, qui sont non nulles
pour un faible nombre de liens dans le re´seau. La complexite´ n’est donc pas un
proble`me dans le cas spe´cifique d’une fonction de poids sur les liens induite par
le proble`me dual a` la concentration de flot sur les points d’acce`s. En particulier,
la section suivante e´tudie les variables duales dans une zone proche des points
d’acce`s, afin de mettre en e´vidence la zone dans laquelle il est suffisant d’optimi-
ser pour obtenir la capacite´ optimale du re´seau radio maille´.
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4.4.1 Mise en e´vidence de la zone de contention
Dans les topologies en grille, des re´sultats pre´ce´dents ont montre´ des bornes
exactes pour le proble`me de ponde´ration des rounds (RWP) dans le cas ou` une
passerelle est situe´e soit au centre, soit dans un coin de la grille [GPRR08]. Dans
leur preuve, les auteurs utilisent les valeurs des variables primales et duales pour
montrer que seul le 2-voisinage du point d’acce`s a une influence sur la valeur de
la solution optimale.
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 C 1  
(a) Re´sultat de CCP avec 1 point d’acce`s au
centre.
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(b) Re´sultat de CCP avec 4 points d’acce`s aux
coins.
FIGURE 4.5 – Un faible nombre de coupes semblent suffisantes pour trouver la
solution optimale de CCP.
Dans notre e´tude, nous disons qu’une coupe est active dans la solution op-
timale si son couˆt re´duit associe´ est strictement positif. D’apre`s la the´orie de la
dualite´, si le couˆt re´duit est strictement positif, alors la contrainte correspondant
dans le programme primal est serre´e, c’est-a`-dire que l’ine´galite´ 6 est en fait une
e´galite´ [Chv83]. Un premier re´sultat sur les topologies en grille de notre me´thode
montre que les coupes actives dans la solution optimale du proble`me CCP sont
situe´es dans le 2-voisinage des points d’acce`s. La Figure 4.5 permet de visuali-
ser clairement les coupes qui restreignent la capacite´ du re´seau. Lorsque le point
d’acce`s se situe au centre de la grille (Figure 4.5(a)), seules deux coupes sont ac-
tives dans la solutions optimales : C1 = Vr et C2 = Vr \ Γ(g) ou` g est le point
d’acce`s. La quantite´ de trafic qui doit traverser leur bord et alors e´gale a` la somme
des capacite´s des liens constituant ce bord, serrant ainsi les contraintes du pro-
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gramme coupe/round associe´es a`C1 etC2. Nous pouvons ainsi voir que la capacite´
de transport est limite´e sur les liens situe´s dans le 2-voisinage du point d’acce`s. Il
en est de meˆme pour le cas ou` quatre points d’acce`s sont place´s aux coins de la
grille. C1 et C2 sont les meˆmes coupes que dans le cas (a), et la troisie`me coupe
active C3 est constitue´e des 4 nœuds situe´s a` distance 2 des points d’acce`s qui ne
sont pas sur le bord de la grille. Cette troisie`me coupe permet d’allouer plus de
capacite´ sur les arcs incidents a` ces 4 sommets ne´cessaire pour acheminer le trafic
jusqu’aux points d’acce`s. Plus ge´ne´ralement , nous remarquons que le nombre de
coupes actives dans la solution optimale reste faible, quelque soit la topologie et
le nombre de nœuds dans le re´seau. Ces re´sultats nous permettent de conjecturer
le re´sultat suivant :
Conjecture 4.1 La formulation en coupe/round de CCP se re´sout avec un nombre
de coupes actives polynomial en la taille du re´seau.
Le nombre de coupes semble ne´anmoins de´pendre de la taille de la zone
de contention autour des points d’acce`s, qui elle-meˆme de´pend du mode`le d’in-
terfe´rence choisi. Plus pre´cise´ment, il semble que toutes les coupes ne posse´dant
aucun lien situe´ dans la zone de contention d’un point d’acce`s posse`de un couˆt
re´duit nul dans la solution optimale de CCP. La zone de contention peut eˆtre vue
comme l’union des bords de coupes actives, dont la somme des capacite´s des liens
de chaque bord est e´gale au trafic de la coupe associe´e.
En regardant ces coupes actives, nous identifions la zone de contention dans le
re´seau, mettant en e´vidence des re´sultats similaires a` [GPRR08] sur des topologies
plus ge´ne´rales et avec plusieurs points d’acce`s.
4.4.2 Acce´le´ration de la re´solution
A partir des re´sultats observe´s dans la section pre´ce´dente, nous avons cherche´
a` ame´liorer le temps de re´solution pour, en particulier, ve´rifier qu’optimiser dans
cette zone de contention est suffisant pour obtenir la solution optimale de CCP.
Pour cela, nous proce´dons de la manie`re suivante : e´tant donne´ un entier k ∈ N
en entre´e de notre proble`me, nous appliquons l’Algorithme 2 en restreignant la
ge´ne´ration de colonnes et de lignes au k-voisinage des points d’acce`s. En d’autres
termes, nous forc¸ons les programmes auxiliaires a` ne conside´rer comme graphe
que l’union des k-voisinage des points d’acce`s. Un round ge´ne´re´ aura tous ses
liens situe´s a` une distance au plus k des points d’acce`s, et une coupe aura tous les
liens de son bord dans le k-voisinage des points d’acce`s.
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En fonction de l’entier k, la valeur de la solution optimale de CCP sera
infe´rieure ou e´gale a` celle sur le graphe entier : OPT1 6 OPT2 6 · · · 6
OPTk−1 6 OPTk 6 · · · 6 OPT . En effet, l’ensemble des coupes conside´re´es
sera un sous-ensemble de celui sur le graphe entier. Donc soit nous avons assez de
contraintes et nous trouvons le meˆme re´sultat que pour le proble`me original, soit
le proble`me est sous-contraint, entraıˆnant une diminution de la valeur optimale du
proble`me de minimisation.
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FIGURE 4.6 – Ecart a` l’optimal du proble`me CCP restreint au k-voisinage des
points d’acce`s.
Nous re´solvons donc optimalement le proble`me CCP avec k = 1, . . . , 5 sur
plus d’une centaine de topologies (ale´atoires et en grille). Quelques re´sultats
repre´sentatifs de l’ensemble de nos tests sont de´crits sur la Figure 4.6 sur la-
quelle nous voyons l’e´cart a` l’optimal de la solution suivant les valeurs de k. Plus
ge´ne´ralement, la Figure 4.7 montre le pourcentage de re´seaux qui ont atteint la
valeur de la solution optimale pour une certaine valeur de k. Nous remarquons
que la grande majorite´ des solutions optimales sont trouve´es pour k = 2 ou 3, et
que 100% des topologies teste´es atteignent la solution optimale si les rounds et
coupes ge´ne´re´s se situent dans le 4-voisinage des points d’acce`s.
En particulier, les re´seaux pour lesquels OPT1 = OPT sont ceux qui
posse`dent beaucoup de points d’acce`s en comparaison de la taille du re´seau, et
donc ou` l’union des voisins des points d’acce`s contient pratiquement tous les
nœuds du re´seau. Au contraire, le cas ou`OPT3 < OPT correspond ge´ne´ralement
a` des re´seaux de plus de 70 nœuds dont la connectivite´ est assez faible autour
des points d’acce`s, et ou` les goulots d’e´tranglement peuvent apparaıˆtre loin de
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FIGURE 4.7 – Pourcentage du nombre de re´seaux atteignant l’optimal suivant les
valeurs de k.
ceux-ci. Ne´anmoins, l’e´cart a` l’optimal lorsque k = 3 est tre`s faible comme nous
pouvons le voir sur la Figure 4.8 pour un re´seau de 90 nœuds.
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FIGURE 4.8 – Ecart a` l’optimal avec k = 3 pour un graphe ale´atoire de 90 nœuds.
Cette approche est donc tre`s utile en pratique. Cela permet de de´ployer un
re´seau qui sera optimise´ autour des points d’acce`s. Dans chacune des zones de
contention, un ordonnancement pre´cis des transmissions peut eˆtre conduit optima-
lement par le point d’acce`s pour son voisinage. Des algorithmes d’approximation,
par exemple pour le routage distribue´, peuvent alors eˆtre applique´s a` l’exte´rieur
des zones de manie`re a` concentrer le trafic e´quitablement entre les points d’acce`s,
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ou plus pre´cise´ment a` l’entre´e de chacune des zones de contention, sans de´grader
la capacite´ du re´seau radio maille´.

CHAPITRE 5
Influence des acquittements sur la
capacite´
Nous avons e´tudie´ pre´ce´demment les proprie´te´s topologiques inte´ressantes
pour l’optimisation de la capacite´ des re´seaux radio maille´s. En particulier,
nous avons mis en e´vidence des contraintes locales sur le positionnement des
points d’acce`s. Un autre axe de recherche concernant l’optimisation de cette
capacite´ consiste a` mettre en e´vidence des contraintes lie´es a` la technologie
sans fil utilise´e. Comme nous l’avons vu dans la Section 1.1.2, le principal
proble`me dans l’e´tude des performances des re´seaux radio est la chute de la capa-
cite´ [GK00, JS03] due aux interfe´rences radio entre les transmissions simultane´es
proches [KN05, JPPQ03]. Limiter au mieux ces interfe´rences est donc ne´cessaire,
soit au niveau des e´quipements du re´seau (utiliser des antennes directionnelles,
des codes ou des fre´quences orthogonaux), soit au niveau du protocole comme
dans 802.11 ou` les nœuds e´coutent le canal radio avant de pouvoir transmettre ou
802.16 en mode maille´ dans lequel une station de base orchestre l’acce`s au canal.
Afin de garantir la bonne transmission des donne´es en chaque saut dans le
re´seau, les normes radio ont introduit l’envoi d’accuse´s de re´ception, ou acquitte-
ments, de la part du nœud re´cepteur a` l’e´metteur afin de valider la bonne re´ception
des donne´es. Ce processus a e´te´ inte´gre´ aux standards pour les re´seaux sans fil.
Comme nous l’avons vu dans le chapitre d’introduction, une technologie tre`s
re´pandue pour les re´seaux radio maille´s est la norme WiFi IEEE 802.11 [80207].
Dans ce standard, l’acce`s partage´ au me´dium radio se fait de manie`re ale´atoire
par le protocole CSMA/CA, en suivant ge´ne´ralement un sche´ma d’e´change de
messages courts appele´s RTS-CTS, suivis de la transmission des donne´es, et enfin
d’un accuse´ de re´ception venant clore l’e´change. Ces e´changes permettent d’as-
surer la bonne transmission des donne´es au niveau de la couche MAC du mode`le
OSI, en forc¸ant les nœuds potentiellement en contention a` se taire. Le deuxie`me
standard de´veloppe´ pour les re´seaux radio et e´galement utilise´ pour les re´seaux
radio maille´s est le standard WiMax qui procure des de´bits de plusieurs dizaines
de me´gabits par seconde sur une zone de de couverture portant sur quelques di-
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zaines de kilome`tres [80209]. Ce standard donne des spe´cifications relatives a`
l’imple´mentation des couches physique et liaison de donne´es (MAC) pour les
re´seaux me´tropolitains sans fil. Le cœur de la technologie WiMax est la station de
base, c’est-a`-dire l’antenne centrale charge´e de communiquer avec les antennes
d’abonne´s. Elle orchestre l’acce`s au canal radio et ordonnance les communica-
tions [DV08]. Ainsi dans ce standard, plusieurs stations peuvent communiquer a`
la station de base suivant une phase pre´de´finie de communication, et attendre la
fin de la phase avant de recevoir leur accuse´ de re´ception. L’avantage est de limiter
les temps d’e´change entre des transmissions longues afin de ne pas pe´naliser les
transmissions courtes. Dans ce cas, les accuse´s de re´ception peuvent eˆtre groupe´s
et renvoye´s en une fois par la station de base a` la fin de la phase de communication.
Cet envoi est alors ge´re´ par la couche transport qui doit router les acquittements
vers chaque nœud concerne´.
L’e´tude de la capacite´ des re´seaux radio maille´s et le de´veloppement des
mode`les line´aires permettant de maximiser cette capacite´ de´crits dans les chapitres
pre´ce´dents, ont permis une e´tude quantitative et comparative entre deux mode`les
de gestion des acquittements. L’objectif ici est de mettre en e´vidence les effets
des accuse´s de re´ception sur la capacite´ the´orique du re´seau. Le gain en capacite´
induit par le report des acquittements de la couche MAC a` la couche transport est
quantifie´ pour des re´seaux en grille et ale´atoires. La re´partition de la charge dans
le re´seau est e´galement e´tudie´e afin de garantir une qualite´ de service en terme de
de´lai.
5.1 Hypothe`ses de fonctionnement du re´seau
Notre e´tude concerne deux variantes protocolaires des re´seaux radio maille´s
qui s’appuient sur les meˆmes mode`les techniques et de trafic mais diffe`rent par
les interfe´rences entre les communications. Dans la suite, nous pre´sentons les
diffe´rentes caracte´ristiques inter-couche du re´seau choisies, puis la mode´lisation
des deux mode`les d’interfe´rence compare´s. La formulation line´aire du proble`me
d’optimisation de la capacite´ prenant en compte les deux mode`les d’interfe´rence
est ensuite pre´sente´e.
Nous conside´rons l’infrastructure fixe des re´seaux radio maille´s forme´e de
routeurs sans fil interconnecte´s par des liens radio et relie´s a` Internet (ou tout
autre service ou re´seau supe´rieur pouvant eˆtre filaire ou non) au travers de points
d’acce`s. Chaque routeur posse`de une demande qui correspond au trafic aggre´ge´
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des clients mobiles sur la zone couverte par le re´seau radio maille´ et qui lui sont
raccorde´s. Cette quantite´ de trafic en chaque routeur doit eˆtre route´e vers Internet,
i.e. jusqu’aux points d’acce`s, a` travers des chemins multi-sauts.
Nous supposons que les nœuds du re´seau sont e´quipe´s chacun d’une antenne
omnidirectionnelle et posse`dent tous la meˆme puissance de transmission. Ces hy-
pothe`ses permettent alors de mode´liser le re´seau radio maille´ par un graphe oriente´
G = (V,E) dont les nœuds correspondent a` l’ensemble des routeurs et des points
d’acce`s, et les arcs repre´sentent les transmissions radio possibles entre les nœuds
(Section 2.1). En fonction de la puissance de transmission des nœuds, un rayon de
transmission est alors de´fini, et chaque nœud est relie´ a` l’ensemble des sommets
situe´s dans sa zone de transmission.
Dans les deux variantes de mode`le que nous comparons, les acquittements
sont conside´re´s comme du trafic circulant en sens inverse par rapport a` l’envoi des
donne´es. Nous repre´sentons le volume des accuse´s de re´ception par un pourcen-
tage α du trafic acquitte´. Le temps de communication re´serve´ dans le re´seau pour
ces acquittements peut eˆtre ge´re´ soit au niveau de la couche MAC (mode`le 1),
soit au niveau de la couche transport (mode`le 2). Notons que cette mode´lisation
induit un routage syme´trique pour des acquittements au niveau transport dans le
deuxie`me mode`le.
5.2 Mode´lisation de la gestion des acquittements
Nous utilisons des mode`les d’interfe´rence binaires de´finis dans la Sec-
tion 2.1.3, qui spe´cifient si deux liens peuvent toujours, ou jamais, acce´der au
canal simultane´ment. Nous mode´lisons maintenant le comportement du re´seau
en fonction des deux technologies e´tudie´es : gestion des acquittements au niveau
de la couche MAC, ou report de la gestion au niveau de la couche transport. La
diffe´rence entre les deux mode`les re´side dans la nature des e´changes entre les
nœuds a` un moment donne´ de la pe´riode de temps. Cela entraıˆne la conside´ration
de deux mode`les d’interfe´rence particuliers, pre´sente´s dans les sections suivantes.
5.2.1 Mode`le syme´trique - Couche MAC
Dans le premier cas, les acquittements sont inclus dans la communication et
sont effectue´s au niveau MAC comme dans la norme IEEE 802.11 [80207]. Un
nœud e´metteur doit eˆtre en mesure de recevoir les acquittements associe´s sans eˆtre
brouille´ par une autre communication. De manie`re similaire, le nœud re´cepteur
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doit pouvoir acquitter du trafic rec¸u sans perturber d’autres re´ceptions. Ainsi, a` un
instant donne´, un nœud en communication est a` la fois e´metteur et re´cepteur. Ceci
se traduit par des interfe´rences binaires syme´triques a` deux sauts comme illustre´
dans la grille par la figure 5.1(a).
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(a) Interfe´rences syme´triques a` deux sauts dans la grille.
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(b) Interfe´rences asyme´triques a` un saut dans la grille.
FIGURE 5.1 – Mode`les d’interfe´rence binaires, les fle`ches repre´sentent les com-
munications n’interfe´rant pas avec la communication 15→ 16.
5.2.2 Mode`le asyme´trique - Couche transport
Lorsque la gestion des acquittements est supprime´e du niveau MAC, un nœud
e´metteur n’a pas besoin d’eˆtre e´galement re´cepteur : il n’attend pas d’acquittement
a` ce niveau. De meˆme, un re´cepteur est simplement re´cepteur. Comme nous pou-
vons le voir sur la Figure 5.1(b), deux nœuds voisins peuvent maintenant envoyer
simultane´ment du trafic vers deux re´cepteurs distincts et non voisins. Les accuse´s
de re´ception doivent maintenant eˆtre route´s par la couche transport comme le flot
de donne´es. Ce mode`le est appele´ mode`le d’interfe´rence asyme´trique par opposi-
tion a` celui pre´sente´ dans la section pre´ce´dente.
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5.3 Formulation line´aire et ge´ne´ration de colonnes
Nous utilisons la meˆme mesure de capacite´ que dans les chapitres pre´ce´dents :
pour un ensemble de requeˆtes donne´, nous cherchons la dure´e minimum d’une
pe´riode permettant d’e´couler toutes les requeˆtes de trafic des routeurs vers les
passerelles sur des chemins multi-sauts.
Etant donne´s le graphe G = (V,E) mode´lisant un re´seau radio maille´, un
sous-ensemble Vg ⊂ V de points d’acce`s, et un ensemble de requeˆtes de trafic
K de taille d(k) d’un sommet vk de Vr = V \ Vg vers les points d’acce`s, le
proble`me consiste a` de´terminer un routage des requeˆtes tel que chaque chemin
soit constitue´ d’arcs pouvant eˆtre active´s au cours d’une pe´riode de temps d’am-
plitude minimum. Nous rappelons ici la formulation line´aire du proble`me RWP








f(P ) = d(k), ∀k ∈ K (5.2)∑
P∈P,P3e






w(R), ∀e ∈ E (5.3)
L’ensemble de contraintes 5.2 constitue les contraintes de satisfaction de
la demande : chaque routeur vk ∈ Vr injecte son trafic d(k) dans le re´seau a`
travers des chemins contenus dans l’ensemble Pk menant aux points d’acce`s.
Les contraintes 5.3 peuvent eˆtre assimile´es a` des contraintes de capacite´ qui lient
l’activation des liens au cours de la pe´riode a` la capacite´ maximale de flot qu’ils
peuvent transporter : la quantite´ de flot transporte´e par un lien est limite´e par son
activation au cours de la pe´riode. Si maintenant une quantite´ non nulle de flot
circule sur un lien e ∈ E, alors il faut pre´voir l’envoi de l’accuse´ de re´ception sur
l’arc xe qui de´pend du mode`le conside´re´. Dans le mode`le syme´trique mode´lisant
la prise en compte des acquittements au niveau de la couche MAC, xe est l’arc
e lui-meˆme puisque l’envoi des acquittements est pre´vu dans l’e´change des
messages constituant une occupation du canal. Dans le mode`le asyme´trique
mode´lisant le report des acquittements sur la couche transport, xe correspond a`
l’arc oppose´ e = (v, u) de e = (u, v) puisque l’accuse´ de re´ception doit eˆtre route´
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dans le sens inverse a` l’envoi des donne´es. Rappelons que α repre´sente le volume
des accuse´s de re´ception de´fini comme e´tant un pourcentage du volume de trafic
des donne´es.
Nous re´solvons le mode`le pre´sente´ ci-dessus a` l’aide de la technique de
ge´ne´ration de colonnes pre´sente´e dans la Section 3.3. Dans la suite, nous
de´taillons le programme dual de notre formulation et les variations dans la
re´solution dues a` la prise en compte des accuse´s de re´ception.
Nous choisissons comme ensembles restreints initiaux de variables les en-
semblesR0 = {{e}, ∀e ∈ E} et P0 = {∪k∈KPk,0} ou` Pk,0 contient un plus court
chemin entre le routeur vk ∈ Vr et un point d’acce`s dans Vg autorisant une solu-
tion re´alisable du proble`me. Les programmes auxiliaires (Section 3.3) ge´ne`rent
ensuite des nouveaux chemins et rounds qui violent les contraintes du programme








βe, ∀R ∈ R (5.5)
ou` βe et γk sont respectivement les variables duales associe´es aux contraintes 5.3
et 5.2.
5.4 Etude quantitative
Les tests ont e´te´ re´alise´s a` la fois sur des topologies re´gulie`res comme la grille,
mais e´galement sur des topologies ale´atoires ou` les nœuds ont e´te´ de´ploye´s dans le
plan suivant une loi de Poisson (Section 3.4). Puis, une puissance de transmission
fixe et commune a` tous les nœuds permet de construire la zone de transmission
de chaque nœud a` l’aide d’une fonction d’atte´nuation en fonction de la distance
entre les deux nœuds. Nous de´duisons alors l’ensemble des liens du re´seau de la
manie`re suivante : si un nœud v se situe dans la zone de transmission d’un nœud u,
alors un lien (u, v) est cre´e´ et ajoute´ a` l’ensemble des arcs du graphe. Notons que
comme nous fixons une puissance commune a` tous les nœuds, le graphe obtenu
sera oriente´ syme´trique. Pour la grille, les nœuds sont place´s a` e´gale distance dans
le plan de manie`re a` former un quadrillage re´gulier dans lequel les liens existent
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Topologie Mode`le syme´trique Mode`le asyme´trique






grille 3x3 - centre 1.33 8 2.03 8
grille 3x3 - coins 1.57 6 3 9
grille 7x7 - coins 9.3 61 13.96 73
grille 10x10 - 10 pt acce`s 19.04 158 27.78 173
10 nœuds- 1 passerelle 1 9 1.43 12
50 nœuds- 1 passerelle 4.69 55 6.74 61
100 nœuds- 2 passerelles 7.76 106 11.5 116
TABLE 5.1 – La taille moyenne des rounds et le nombre de chemins dans la solu-
tion optimale augmentent si les acquittements sont reporte´s de la couche MAC a`
la couche transport.
entre deux nœuds verticalement et horizontalement conse´cutifs.
Le pourcentage α de capacite´ re´serve´ pour les acquittements varie de 1 a` 10%.
Les demandes de traffic ge´ne´re´es en chaque routeur du re´seau sont soit toutes
identiques et e´gales a` 1 unite´, soit choisies ale´atoirement entre 1 et 20. Plusieurs
placements de points d’acce`s ont e´galement e´te´ effectue´s sur chaque topologie.
Nous avons e´tudie´es des placements de points d’acce`s re´guliers dans la grille, a`
savoir un point d’acce`s au centre ou quatre points d’acce`s dans les coins, mais
e´galement des placements ale´atoires dans les topologies ge´ne´rales.
Dans la suite de la section, nous quantifions le gain en capacite´ induit par le re-
port des acquittements sur la couche transport, en d’autres termes nous comparons
les solutions optimales de notre mode`le avec les deux mode`les d’interfe´rence sui-
vant la couche qui ge`re les accuse´s de re´ception. Nous e´tudions ensuite la charge
des nœuds du re´seau, c’est-a`-dire la quantite´ de flot qu’un nœud doit retransmettre.
Ces parame`tres permettent de discuter de la meilleure technologie utilise´e pour
les re´seaux radio maille´s de manie`re a` maximiser la capacite´ et offrir la meilleure
qualite´ de service aux clients.
5.4.1 Gain en capacite´
Nous avons quantifie´ le gain en capacite´ induit par le de´placement de la gestion
des accuse´s de re´ception, depuis la couche MAC vers la couche transport.
Comme il semble intuitif d’apre`s les Figures 5.1 repre´sentant les deux mode`les
d’interfe´rence sur la grille, le mode`le asyme´trique (mode`le d’acquittements au ni-
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veau de la couche transport) permet en ge´ne´ral de construire des rounds contenant
plus d’arcs que le mode`le syme´trique (mode`le d’acquittements au niveau de la
couche MAC). Ce phe´nome`ne est confirme´ dans nos tests dont les re´sultats sont
reporte´s sur le Tableau 5.1 pour un certain nombre de topologies repre´sentatives,
pour lesquelles nous pouvons voir que le nombre de liens pouvant transmettre si-
multane´ment dans le mode`le asyme´trique est en moyenne une fois et demi plus
grand que celui dans le mode`le syme´trique. En effet, dans le mode`le syme´trique,
un lien qui transmet a` un temps t va bloquer la transmission de tous les liens situe´s
dans son 2-voisinage, contrairement au mode`le asyme´trique qui autorise l’activa-
tion de certains liens situe´s a` distance 2.
Cette remarque entraıˆne une augmentation de la capacite´ du re´seau lorsque
les acquittements doivent eˆtre route´s par la couche transport. Comme le montre la
Figure 5.2, le gain en capacite´ dans les topologies en grille est toujours supe´rieur a`
20% et peut eˆtre proche de 50% selon la taille du re´seau et le placement des points
d’acce`s. Notons que lorsque la grille posse`de un unique point d’acce`s situe´ au
centre de celle-ci, alors le rapport des capacite´s obtenues par les deux mode`les est
constant quelque soit le volume des acquittements, i.e. pour tout 0 6 α 6 10% du
trafic. De meˆme, il varie peu lorsque 4 points d’acce`s sont place´s dans les coins.
Ce phe´nome`ne est duˆ au goulot d’e´tranglement pre´sent autour de chaque point
d’acce`s qui restreint la solution optimale de notre proble`me, comme cela a e´te´
profonde´ment e´tudie´ dans le Chapitre 4. Le placement re´gulier des points d’acce`s
dans ce type de re´seau permet en outre de re´partir e´quitablement le trafic entre
les points d’acce`s assez e´loigne´s les uns des autres, et e´galement d’e´quilibrer le
flot qui atteint chacune des zones critiques comme nous le verrons plus en de´tail
dans la section suivante. La re´gularite´ de la topologie et les proprie´te´s spe´cifiques
de connexite´ de la grille permettent d’inte´grer facilement l’activation des liens
oppose´s a` la transmission du trafic, afin d’envoyer les acquittements sans devoir
augmenter la dure´e de la pe´riode de temps et ainsi diminuer la capacite´ du re´seau.
Dans les topologies ale´atoires, ces phe´nome`nes duˆs a` la re´gularite´ dispa-
raissent. Le mode`le asyme´trique permet toujours d’augmenter la capacite´ du
re´seau meˆme si les acquittements doivent eˆtre route´s sur les arcs oppose´s, mais le
gain en capacite´ reste infe´rieur a` celui pour les topologies en grille. Comme nous
pouvons le voir sur la Figure 5.3, le gain se situe entre 0 et 20%, et il augmente
avec la valeur de α, i.e. avec le volume du trafic d’acquittements. Ceci s’explique
par le fait que la topologie et le placement de points d’acce`s sont comple`tement
ale´atoires. Un volume plus important d’accuse´s de re´ception a` envoyer entraıˆne un
besoin d’activer plus longtemps les liens devant transporter a` la fois les donne´es
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FIGURE 5.2 – Gain en capacite´ obtenu en reportant les acquittements au niveau
transport sur des topologies en grille.
et les accuse´s de reception (dans le cas ou` ces derniers sont ge´re´s par la couche
MAC), diminuant ainsi la capacite´ du re´seau. Dans le mode`le asyme´trique ou` ce
sont les liens oppose´s qui sont charge´s de transporter les accuse´s de reception, leur
activation peut eˆtre combine´e a` un round de´ja` existant qui contient des liens deux
a` deux sans interfe´rence avec le lien concerne´. Le gain en capacite´ de report des
acquittements devient alors plus important.
5.4.2 Re´partition de la charge dans le re´seau
Nous e´tudions e´galement la re´partition de la charge dans le re´seau. Plus
pre´cise´ment, nous avons calcule´ la charge en chaque routeur du re´seau radio
maille´, c’est-a`-dire le flot en transit en chacun d’eux. Nous ne prenons en compte
que la quantite´ de trafic envoye´e par les autres nœuds du re´seau et que le routeur
en question doit retransmettre.
Nous constatons au travers des tests que le mode`le asyme´trique ope`re une
meilleure re´partition de la charge dans le re´seau. La charge moyenne du re´seau,
c’est-a`-dire la moyenne des charges sur tous les routeurs, est tre`s proche dans
les deux mode`les. Mais nous avons remarque´ que la variation de la charge des
nœuds dans un meˆme re´seau est plus importante avec le mode`le syme´trique ou` les
acquittements sont ge´re´s au niveau de la couche MAC. Un nombre plus impor-
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FIGURE 5.3 – Gain en capacite´ obtenu en reportant les acquittements au niveau
transport sur des topologies ale´atoires.
tant de nœuds posse`dent une forte charge dans le mode`le syme´trique. Cela s’est
re´ve´le´ vrai sur nos tests, et nous en pre´sentons ici un exemple repre´sentatif dans
un re´seau ale´atoire de 50 nœuds. Nous voyons sur la Figure 5.4(a) pour le mode`le
asyme´trique que seuls 3 nœuds posse`dent une charge importante de trafic rec¸ue
des autres nœuds et qu’ils doivent retransmettre (plus de 10 unite´s de flot), alors
qu’il y en a 6 dans le mode`le syme´trique (Figure 5.4(b)).














(a) Mode`le asyme´trique (transport)
(charge moyenne = 3.43).














(b) Mode`le syme´trique (MAC)
(charge moyenne = 3.49).
FIGURE 5.4 – Comparaison de la distribution de la charge dans un re´seau radio
maille´ de 50 nœuds.
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Une meilleure re´partition de la charge dans le re´seau peut e´galement eˆtre quan-
tifie´e par le nombre de feuilles pre´sentes dans le re´seau. Un nœud feuille est de´fini
comme e´tant un routeur n’ayant que son propre trafic a` envoyer. Par de´finition,
une feuille est un nœud ayant une charge e´gale a` 0. Sur la Figure 5.5, nous pou-
vons alors remarquer que la courbe repre´sentant le pourcentage de feuilles dans
le re´seau ou` les acquittements sont ge´re´s par la couche transport est toujours
situe´e sous la courbe associe´e au mode`le ou` les acquittements sont ge´re´s par la
couche MAC. Le nombre de feuilles dans le re´seau est moins important avec le
mode`le asyme´trique, et ce quelle que soit la topologie et le volume des accuse´s de
re´ception.
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100N − 10AP − Sym
100N − 10AP − Asym
100N − 5AP − Sym
100N − 5AP − Asym
7x7 − 4AP − Sym
7x7 − 4AP − Asym
FIGURE 5.5 – Pourcentage de routeurs dans le re´seau ne recevant aucun trafic des
autres nœuds.
Les rounds e´tant moins contraints dans le mode`le asyme´trique, ils permettent
d’utiliser plus de routes simultane´ment qu’avec le mode`le syme´trique. Nous
pouvons voir dans le Tableau 5.1 que le nombre de chemins utilise´s dans la
solution optimale est plus important de 10% lorsque les acquittements sont
reporte´s sur la couche transport. Une utilisation d’un nombre plus grand de
chemins permet donc de mieux re´partir la charge dans le re´seau en diminuant le
nombre de feuilles, mais e´galement le nombre de nœuds a` forte charge.
Nos re´sultats confirment ainsi que le couple (couche MAC,topologie) posse`de
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une grande influence sur la capacite´ des re´seaux radio maille´s. En particulier, sup-
primer les acquittements au niveau MAC pour les reporter au niveau de la couche
transport permet, en re´duisant les interfe´rences, d’augmenter la capacite´ de plus de
20% dans des topologies re´gulie`res comme la grille mais e´galement d’e´quilibrer
la charge des nœuds dans le re´seau.
Cependant, cette suppression des acquittements pourrait induire des de´lais
d’arrive´e tre`s importants en cas d’e´chec d’une communication, et de´grader la
qualite´ de service offerte [DV09]. En effet, le mode`le que nous avons e´tudie´
ne s’inte´resse pas au de´lai de transmission des paquets entre les routeurs et les
points d’acce`s, ni au de´lai de re´ception des acquittements reporte´s sur la couche
transport. Cela est principalement duˆ au fait que notre mode`le line´aire ne cal-
cule pas exactement un ordonnancement des communications, mais seulement une
ponde´ration des rounds (puisque nous nous inte´ressons a` la capacite´ de transport
de chaque lien au cours d’une pe´riode). Obtenir un ordonnancement minimisant le
de´lai a` partir d’une ponde´ration des rounds sans changer la longueur de la pe´riode
de temps est un proble`me NP -difficile [Mor07]. Les effets du report des acquitte-
ments sur le de´lai de transmissions de bout en bout est une perspective de travail
inte´ressante pouvant meˆler a` la fois la the´orie avec des algorithmes d’approxi-
mation pour calculer un ordonnancement des communications, mais e´galement la
simulation avec des tests re´alise´s sur des simulateurs re´seaux comme ns-2 [NS2]
ou WSNet [WSN].
Une autre conside´ration dans les re´seaux lie´e au de´lai est d’e´tudier la taille
des files d’attentes en chaque nœud. Nous avons vu qu’avec le report des acquitte-
ments de la couche MAC vers la couche transport, la charge des nœuds est re´duite.
Cela signifie que le nombre de paquets a` retransmettre est moins important, mais
il peut ne´anmoins eˆtre non ne´gligeable et entraıˆner des temps de latence impor-
tants dans le re´seau, de´gradant au passage la qualite´ de service [BSS09]. C’est une
direction de recherche que nous allons aborder dans le chapitre suivant.
CHAPITRE 6
Vers un trafic dynamique
Une direction tre`s inte´ressante dans le domaine de l’optimisation des re´seaux
radio maille´s consiste a` prendre en compte un trafic dynamique duˆ au fait que les
utilisateurs sont mobiles sur la zone couverte par le re´seau. Dans cette optique,
des mode`les stochastiques, discrets, ou des matrices de trafic e´voluant au cours
du temps, sont a` inte´grer dans les me´thodes d’optimisation utilise´es. Ne´anmoins,
la prise en compte de la dynamique du trafic est tre`s difficile a` inte´grer dans les
paradigmes d’optimisation classique.
L’e´volution actuelle des re´seaux implique un inte´reˆt croissant pour les proto-
coles distribue´s utilisant tre`s peu d’information [Pel87]. Plus pre´cise´ment dans les
re´seaux auto-organise´s, il est tre`s inte´ressant de fournir des protocoles s’exe´cutant
de manie`re autonome et inde´pendante, ou localise´e, en chacun des nœuds du
re´seau, sans avoir une connaissance de la topologie comple`te. De nombreux al-
gorithmes distribue´s ont e´te´ de´veloppe´s pour diffe´rents proble`mes d’optimisation
des re´seaux. Le routage est un des principaux proble`mes faisant appel aux pro-
tocoles distribue´s. Mais le de´veloppement de tels algorithmes pouvant tirer profit
du dynamisme est un vaste champ de recherche qui n’est encore que tre`s partiel-
lement e´tudie´, malgre´ le potentiel e´norme qu’il rece`le en termes d’applications.
Dans ce chapitre, nous nous inte´ressons au comportement du re´seau au cours
du temps a` travers l’e´tude d’un protocole local de routage dynamique de pa-
quets. Dans un premier temps, nous nous plac¸ons dans le cas d’un re´seau sans
interfe´rence dans lequel les nœuds peuvent transmettre et recevoir des paquets
durant un meˆme intervalle de temps. Nous de´veloppons un algorithme distribue´
glouton permettant de transmettre une quantite´ de trafic arrivant a` chaque temps
t depuis des nœuds sources vers des nœuds destinations, ou puits, dans le re´seau.
Nous prouvons ensuite que le protocole est stable, c’est-a`-dire que le nombre de
paquets stocke´s en chaque nœud et a` chaque temps (i.e. en transit a` tout moment)
dans le re´seau reste borne´, sous re´serve que le trafic soit re´alisable.
Dans des travaux pre´ce´dents, Srikant et al.[WS05] ont e´tudie´ des algorithmes
distribue´s et localise´s de transmission de paquets dans un re´seau. Dans leur e´tude,
le routage des paquets n’est pas pris en compte, les auteurs se concentrent sur
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l’organisation des transmissions et l’ordonnancement dans le re´seau de sorte a`
e´couler des paquets arrivant continuˆment. Ils se fondent sur les travaux de Tas-
sioulas et Ephremides [TE92] qui ont propose´ une famille de protocoles stables.
Dans ces deux travaux, les paquets sont injecte´s par un processus stochastique
qui doit respecter une contrainte de faisabilite´ stricte, a` savoir que le nombre de
paquets injecte´s est toujours strictement infe´rieur a` la valeur d’un flot maximum
dans le re´seau. D’autres e´tudes ont conside´re´ des processus ou` les paquets sont in-
jecte´s par un adversaire cherchant a` faire e´chouer le protocole [BKR+96, Tsa97].
Deux algorithmes distribue´s dans les re´seaux dynamiques ou` la topologie et le tra-
fic peuvent changer au cours du temps ont e´galement e´te´ de´veloppe´s [ABBS01].
Dans ce cas la preuve de stabilite´ de ces algorithmes est effectue´e pour des re´seaux
posse´dant une unique destination.
Dans la suite, nous conside´rons un mode`le de re´seau dans lequel des sources
injectent des paquets, des nœuds les retransmettent selon un calcul de type gra-
dient glouton local, et des puits extraient ces paquets du re´seau. Chaque nœud
du re´seau ne posse`de comme information que l’e´tat de ses voisins, i.e. le nombre
de paquets stocke´s. D’une certaine manie`re, ce comportement peut se comparer a`
des algorithmes distribue´s de calcul de flot [GT88, PLBD05] de´veloppe´s pour le
proble`me du flot maximum (Section 4.1.1).
Nous montrons que, dans le cas de plusieurs sources et destinations in-
diffe´rencie´es, notre protocole est optimal dans le sens ou` il est stable tant que
les sources injectent un flot qu’une autre me´thode saurait e´couler. En particulier,
notre protocole reste stable meˆme si la condition de faisabilite´ n’est plus stricte
sur des topologies posse´dant plusieurs sources et destinations, sous re´serve d’une
conjecture dans un cas particulier ou` la valeur du flot est contrainte au niveau des
destinations du re´seau.
6.1 LGG : un algorithme distribue´ de gradient local
Nous conside´rons un re´seau mode´lise´ par un multigraphe G = (V,E) oriente´
syme´trique 1. ∆ repre´sente le degre´ maximum du graphe : ∆ = maxv∈V |Γ(v)|,
ou` Γ(v) repre´sente l’ensemble des voisins du nœud v dans G.
Un nœud posse`de une file d’attente dans laquelle il stocke les paquets qu’il
rec¸oit de ses voisins avant de les retransmettre. L’e´tat de la file d’attente du nœud
1. Les re´sultats de ce chapitre sont e´galement valables dans un graphe oriente´ ge´ne´ral en mo-
difiant quelque peu les preuves.
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u a` l’instant t est note´ qt(u) et est e´galement appele´e hauteur de u au temps t.
S ⊆ V et D ⊆ V repre´sentent respectivement l’ensemble des sources et des
destinations dans le re´seau (Figure 6.1).
i n ( s )
G
S D
o u t ( d )
q t ( u ) q t ( v )
FIGURE 6.1 – Le multigraphe G mode´lisant le re´seau.
Le re´seau est synchrone et a` chaque e´tape :
– Chacune des sources s ∈ S injecte in(s) paquets dans sa file d’attente.
– Chaque lien peut transmettre au plus 1 paquet, qui peut eˆtre perdu sans que
l’e´metteur n’en soit informe´.
– Chacune des destinations d ∈ D extrait min{qt(d), out(d)} paquets de sa
file d’attente.
Nous supposons dans cette e´tude que tous les liens peuvent e´ventuellement
transmettre simultane´ment. L’extension avec la prise en compte des interfe´rences
radio est discute´e a` la fin du chapitre. L’ensemble des liens qui transmettent au
temps t est note´ Et.
Le re´seau tel que nous venons de le de´finir et qui est repre´sente´ sur la
Figure 6.1 est appele´ un S-D-re´seau. Le taux d’arrive´e du S-D-re´seau est de´fini
comme e´tant la somme des paquets injecte´s en chaque source a` un instant donne´ :∑
s∈S in(s).
Nous nous inte´ressons au nombre total de paquets en transit dans le re´seau a`
un instant t. La de´finition suivante permet de quantifier ce nombre :
De´finition 6.1 (Etat du S-D-re´seau) L’e´tat du re´seau a` l’instant t est de´fini par





Tous les nœuds du S-D-re´seau exe´cutent simultane´ment l’algorithme glouton
de gradient local LGG (Algorithme 3) pour lequel il leur suffit d’avoir acce`s a` la
hauteur de leurs voisins.
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Ainsi, a` chaque e´tape t, chaque source s ∈ S rec¸oit in(s) paquets dans sa file
d’attente. Puis chaque nœud u ∈ V envoie si possible un paquet vers ses voisins v
de plus petite hauteur. Si c’est impossible par manque de paquets, i.e. si u a plus
de voisins que de paquets, il se´lectionne ses qt(u) voisins de plus petites hauteurs.
Ce choix n’a pour autant aucun impact sur la stabilite´ du syste`me. Nous appelons
envoi du nœud u a` un nœud v, la se´lection d’une areˆte oriente´e (u, v) de l’e´metteur
vers le destinataire. L’ensemble des envois du nœud u au temps t est note´ deEt(u)
et ∪uEt(u) = Et. Les paquets a` destination d’un nœud v sont alors retire´s de la
file de u, et, pour chaque transmission re´ussie, un paquet est ajoute´ a` celle de v.
Enfin, chaque destination d extrait min{out(d), qt(d)} paquets de sa file d’attente
et l’e´tape t se termine.
Algorithme 3 : Algorithme LGG distribue´
Et(u)← ∅
q ← qt(u)
list(u)← ordonner Γ(u) par qt croissant
pour tout v ∈ list(u) faire
si qt(u) > qt(v) && q > 0 alors
Et(u)← Et(u) ∪ {(u, v)}
q ← q − 1
∀(u, v) ∈ Et(u), u envoie un paquet a` v
La de´finition suivante introduit la notion de stabilite´, tre`s importante pour la
suite de ce chapitre :
De´finition 6.2 (Stabilite´) Conside´rons l’exe´cution de l’algorithme LGG sur un
S-D-re´seau G. Alors LGG est dit stable sur G si le nombre de paquets en transit
en chaque nœud du re´seau est borne´, i.e., la suite (Pt)t∈N est borne´e.
De manie`re similaire a` la Section 4.1, et notamment a` la Figure 4.2 (page 73),
nous de´finissons G∗ comme le multigraphe obtenu a` partir de G en ajoutant une
source virtuelle s∗ et un puits virtuel d∗, un lien de capacite´ infinie entre s∗ et s
pour chaque s ∈ S, et un lien de capacite´ out(d) entre d et d∗ pour chaque d ∈ D.
Dans ce graphe e´tendu, nous cherchons a` calculer un flot Φ de s∗ a` d∗ ve´rifiant
les contraintes suivantes :
• Φ(e) 6 c(e) =

1 ∀e ∈ E(G)
out(d) ∀(d, d∗)
∞ ∀(s∗, s)
• ∑e∈Γ+(v) Φ(e) = ∑e∈Γ−(v) Φ(e), ∀v ∈ V (G).
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Un tel flot dans G∗ est dit re´alisable et a pour valeur f(Φ) =
∑
e=(s∗,s) Φ(e) =∑
e=(d,d∗) Φ(e). Dans la suite, nous notons f
∗ la valeur d’un s∗-d∗ flot maximum
dans G∗ : f ∗ = maxΦ f(Φ). Nous pouvons remarquer que f ∗ est la valeur du
S-D-flot maximum dans G e´tant donne´e la capacite´ d’extraction des destinations
out(d).
Dans la suite, nous souhaitons comparer les performances de notre algorithme
LGG avec un algorithme de flot qui enverrait les paquets en suivant les liens d’un
flot maximum dans G∗. Pour cela, nous de´finissons la notion de re´seau re´alisable
qui statue l’existence d’un flot de valeur au moins e´gale au taux d’arrive´e dans
LGG.
De´finition 6.3 (S-D-re´seau re´alisable) Un S-D-re´seau G est re´alisable s’il
existe un s∗-d∗-flot Φ dans G∗ tel que in(s) 6 Φ(s∗, s) pour toute source s ∈ S.
En particulier, si un S-D-re´seau est re´alisable, alors il existe un s∗-d∗-flot
maximum Φ de valeur f ∗ tel que in(s) 6 Φ(s∗, s), ∀s ∈ S, et par conse´quent∑
s∈S in(s) 6 f ∗. Une manie`re diffe´rente de conside´rer un re´seau re´alisable est
de regarder si un flot Φ existe dans G∗ ou` les capacite´s des liens (s∗, s) sont fixe´es
a` in(s). Cette de´finition est e´quivalente et sera plutoˆt utilise´e dans la Section 6.3.
La suite de ce chapitre concerne la preuve de la stabilite´ du syste`me lorsque le
re´seau est re´alisable. En effet, nous pouvons facilement voir que le syste`me peut
diverger si
∑
s∈S in(s) > f
∗. Sans hypothe`se supple´mentaire concernant la perte
des paquets, nous pouvons supposer que tous les paquets sont correctement trans-
mis a` chaque e´tape, sans perte au cours des transmissions. Il est alors suffisant de
conside´rer une S-D coupe minimum (A,B) dans G telle que S ⊆ A, qui est de
valeur f ∗ d’apre`s le the´ore`me flot maximum - coupe minimum (Section 4.1.3).
A chaque e´tape, au plus f ∗ paquets peuvent traverser le bord de la coupe. Cela
signifie qu’au plus f ∗ paquets quittent l’ensemble A, alors qu’un nombre stric-
tement supe´rieur a` f ∗ y entrent, e´tant donne´ que toutes les sources s’y trouvent.
Le nombre total de paquets stocke´s dans G augmente donc strictement, entraıˆnant
ainsi la divergence de la suite (Pt)t∈N qui mesure l’e´tat du re´seau. Nous e´nonc¸ons
donc le the´ore`me de stabilite´ pour un S-D-re´seau re´alisable.
The´ore`me 6.1 SoitG un S-D-re´seau. SiG est re´alisable, alors le protocole LGG
est stable surG. Sinon, le nombre de paquets en transit peut diverger avec le temps
quel que soit l’algorithme utilise´.
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Dans la suite, nous pouvons omettre l’adjectif re´alisable lorsque nous parlons
d’un S-D-re´seau G, devenu un pre´requis pour la preuve du the´ore`me.
Afin de prouver le The´ore`me 6.1, nous distinguons plusieurs cas selon la va-
leur de la diffe´rence entre le flot maximum et le taux d’arrive´e aux nœuds sources.
Nous nous inte´ressons se´pare´ment aux cas ou` cette diffe´rence est nulle et ou` elle
est strictement positive.
De´finition 6.4 (S-D-re´seau non sature´) Un S-D-re´seau re´alisableG est dit non
sature´ s’il existe un s∗-d∗-flot fractionnaire Φ dans G∗ tel que in(s) < Φ(s∗, s)
pour toute source s ∈ S. Autrement, le re´seau est dit sature´.
En d’autres termes, un S-D-re´seau G est non sature´ si son taux d’arrive´e
est strictement re´alisable, c’est-a`-dire s’il existe un s∗-d∗-flot re´alisable dans G∗
lorsque le taux d’arrive´e est de (1 + ε)in(s) en chaque source. Le cas d’un re´seau
non sature´ correspond a` la de´finition de la re´gion de stabilite´ de´finie par Tassiulas
et Ephremedis dans le cas ge´ne´ral d’un multiflot [TE92].
Dans la section suivante, nous prouvons la stabilite´ du syste`me dans le cas
d’un S-D-re´seau non sature´, couvrant une partie de la preuve du The´ore`me 6.1
dans le cas d’un taux d’arrive´e strictement re´alisable. Nous introduisons ensuite
un mode`le e´tendu de re´seau dans la Section 6.3, afin de prouver le The´ore`me 6.1
dans le cas ge´ne´ral, incluant le cas d’un S-D-re´seau sature´.
6.2 Stabilite´ dans un S-D-re´seau non sature´
Cette section est consacre´e a` la preuve du lemme suivant :
Lemme 6.1 Si le S-D-re´seauG est non sature´, alors l’e´tat Pt du re´seau est borne´
supe´rieurement, quelque soit t.
La preuve de ce lemme s’organise en deux parties. Dans un premier temps,
nous allons montrer que l’e´volution de l’e´tat du re´seau entre deux e´tapes
conse´cutives est borne´ supe´rieurement. Dans un second temps, nous prouvons que
si l’e´tat du re´seau est suffisamment grand a` un instant donne´, alors il de´croıˆt de
manie`re significative a` l’instant suivant. Ces deux proprie´te´s permettent de de´duire
une borne supe´rieure de l’e´tat du re´seau quelque soit t, entraıˆnant la stabilite´ du
protocole LGG sur G.
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Proprie´te´ 6.1 L’accroissement de l’e´tat du re´seau entre deux e´tapes successives
reste borne´ pour tout t :
Pt+1 − Pt 6 5n∆2.
Preuve : Comme G est non sature´, il existe un flot Φ de s∗ a` d∗ dans G∗ de valeur
f ∗ tel que, pour toute source s ∈ S, in(s) < Φ(s∗, s).
















Comme les liens de G ont une capacite´ unitaire, alors pour tout v ∈ V ,
(qt+1(v) − qt(v)) ≤ ∆, ou` ∆ est le degre´ maximum de G. En fixant δt =∑
v∈V qt(v)(qt+1(v)− qt(v)), nous obtenons :
Pt+1 6 Pt + 2δt + n∆2. (6.2)
De manie`re e´quivalente, δt peut eˆtre de´fini en fonction des arcs de l’ensemble
Et utilise´s par notre protocole LGG pour transmettre les paquets a` l’e´tape t. Dans
ce qui suit, e = (u, v) ∈ Et est oriente´ pour indiquer que le paquet a e´te´ transmis











Nous comparons maintenant la variation de Pt lors d’une exe´cution de LGG
a` celle qui serait obtenue en transmettant les paquets le long de chemins re´alisant
un flot maximum. Conside´rons l’ensemble des chemins reliant les sources S aux
destinations D utilise´s par le flot Φ, et EΦt l’ensemble des areˆtes (oriente´es des
sources vers les puits) de ces chemins a` l’e´tape t. Notons que comme le flot Φ
conside´re´ ne sature aucune source s ∈ S , il peut donc ne pas eˆtre entier. En
sommant de proche en proche le long de ces chemins, nous obtenons la diffe´rence
des potentiels sur chaque saut des chemins :∑
(u,v)∈EΦt
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Etudions maintenant la somme des diffe´rences de potentiel sur les liens utilise´s













Par de´finition de LGG, pour tout e = (u, v) ∈ Et, nous avons qt(v) −
qt(u) < 0. Donc la somme sur les liens de Et \ EΦt est e´galement ne´gative :∑
(u,v)∈Et\EΦt (qt(v)− qt(u)) 6 0.
Si maintenant e = (u, v) ∈ EΦt \ Et, alors, toujours par de´finition de LGG,
nous avons soit qt(v) ≥ qt(u), soit qt(u) 6 ∆. En effet, si qt(v) < qt(u), notre
algorithme doit envoyer un paquet de u vers v, a` moins que u n’ait de´ja` envoye´

















A partir de ces e´quations inte´gre´es dans l’Equation 6.3, nous en de´duisons









∗)−min{out(d), qt(d)}) + n∆2.
(6.5)
Comme le re´seau est non sature´, par de´finition de Φ, in(s) < Φ(s∗, s) pour
tout s ∈ S. La somme sur les sources de G contribue ne´gativement a` la borne
supe´rieure de δt, nous pouvons donc la ne´gliger. Il en est de meˆme pour la
somme sur les destinations si min{out(d), qt(d)} = qt(d) et Φ(d, d∗) 6 qt(d),
ou si min{out(d), qt(d)} = out(d). Le dernier cas a` conside´rer est celui ou`
min{out(d), qt(d)} = qt(d) et Φ(d, d∗) > qt(d). Comme les liens dans le
re´seau G ont une capacite´ unitaire, le flot Φ est borne´ par ∆, ce qui donne∑
d∈D qt(d)(Φ(d, d
∗)−min{out(d), qt(d)}) 6 n∆2.
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Nous obtenons finalement une borne supe´rieure pour δt : δt ≤ 2n∆2. En parti-
culier, a` partir de l’Ine´galite´ 6.2, cela borne la diffe´rence de l’e´tat du re´seau entre
les e´tapes t+ 1 et t :
Pt+1 − Pt 6 5n∆2.

Nous introduisons ici la valeur ε = mins∈S (Φ(s∗, s)− in(s)) que nous savons
strictement positive d’apre`s l’hypothe`se de non saturation du re´seau.
Proprie´te´ 6.2 Soit Y = (5nf
∗
ε
+ 3n)∆2. Si Pt est suffisamment grand, i.e. Pt >
nY 2, alors a` l’e´tape suivante, le nombre de paquets en transit dans le re´seau
de´croıˆt strictement :
Pt+1 − Pt < −5n∆2.
Preuve : A partir de l’Ine´galite´ 6.2, la preuve de la Proprie´te´ 6.2 revient a` montrer
que, si Pt > nY 2, alors δt < −3n∆2.
Cette preuve se divise en deux parties qui de´pendent de l’existence d’un nœud
de grande hauteur dans le re´seau.
Supposons dans un premier temps qu’il existe une source s ∈ S telle que
qt(s) ≥ 5nε ∆2. Alors, en utilisant l’Ine´galite´ 6.5 et la proprie´te´ de non saturation
du re´seau : in(s) < Φ(s∗, s), ∀s ∈ S , nous pouvons borner δt supe´rieurement,
prouvant ainsi la premie`re partie de la Proprie´te´ 6.2 :
δt 6 −εqt(s) + 2n∆2 < −3n∆2.
Supposons maintenant que pour tout s ∈ S , qt(s) < 5nε ∆2. Dans ce cas, si
Pt > nY 2, alors il existe x ∈ V \ S tel que qt(x) > Y . Soit x = u1, u2, · · · , uk
un chemin de x a` uk tel que uk = d ∈ D (e´ventuellement d = x). Alors :∑
i<k, qt(ui)>qt(ui+1)
(qt(ui+1)− qt(ui))− qt(uk) min{out(uk), qt(uk)} 6 −qt(x).
Cette somme des diffe´rences de potentiel contribue donc ne´gativement a`∑
(u,v)∈Et(qt(v) − qt(u)) −
∑
d∈D qt(d) min{out(d), qt(d)} (rappelons que les
termes de la premie`re partie de la somme sont ne´gatifs puisqu’utilise´s par LGG).
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< f ∗ ·max
s∈S
qt(s)− qt(x) 6 f ∗ · 5n
ε
∆2 − qt(x) 6 −3n∆2.
En injectant la borne de δt dans l’Ine´galite´ 6.2, nous arrivons bien a` borner
strictement l’e´volution de l’e´tat du re´seau :
Pt+1 − Pt < −5n∆2
terminant ainsi la preuve de la Proprie´te´ 6.2. 
D’apre`s les Proprie´te´s 6.1 et 6.2, nous en de´duisons que, pour tout t, la suite
Pt 6 nY 2 + 5n∆2. Cela prouve que le nombre de paquets en transit dans le
re´seau a` chaque instant reste borne´. La stabilite´ de notre algorithme dans un
re´seau non sature´ est donc de´montre´e. Notons que les pertes de paquets ne font
qu’ame´liorer la stabilite´ du protocole.
Dans le cas d’un S-D-re´seau sature´ ou` un flot de valeur (1 + ε)in(s) sur
chaque lien (s∗, s) n’est pas re´alisable, alors les techniques pre´ce´dentes ne per-
mettent pas de maıˆtriser les variations de la de´rive´e seconde dans l’e´quation 6.1
de l’e´volution de l’e´tat du re´seau. Afin de prendre en compte ces phe´nome`nes,
nous devons ge´ne´raliser le comportement du re´seau avant d’aborder la preuve de
stabilite´ par induction sur la taille du re´seau. Cette ge´ne´ralisation est pre´sente´e
dans la section suivante, a` travers la de´finition des S-D-re´seaux R-ge´ne´ralise´s.
6.3 S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´
Soient G = (V,E) le S-D-re´seau re´alisable conside´re´ dans les sections
pre´ce´dentes, et (A,B) une coupe minimum dans G∗ : (A,B) est une partition
des sommets de G∗ telle que s∗ ∈ A, d∗ ∈ B, et la somme des capacite´s des arcs
ayant une extre´mite´ dans A et l’autre dans B est minimum. Dans le cas ide´al ou`
S ⊆ A etD ⊆ B, (A,B) est appele´e une S-D-coupe, repre´sente´e par un exemple
dans la Figure 6.2.
La preuve du The´ore`me 6.1 utilise un sche´ma d’induction sur la taille du
re´seau |V |. Pour cela, nous avons besoin de de´finir un re´seau ge´ne´ralise´ afin
de mode´liser le comportement spe´cial des nœuds a` la frontie`re de la coupe
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S D
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FIGURE 6.2 – Une S-D-coupe minimum dans le S-D-re´seau G.
(A,B) et pouvoir appliquer l’induction. Nous de´finissons ainsi les S-D-re´seaux
R-ge´ne´ralise´s, ou` R > 0 est une constante, et tel que tout S-D-re´seau pre´sente´
jusqu’a` maintenant est un S-D-re´seau 0-ge´ne´ralise´ dans le nouveau mode`le. Le
principe de l’induction consiste alors a` de´montrer que pour tout R > 0 et dans
tout S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ G re´alisable, notre protocole LGG est stable. En
particulier, cela prouve la stabilite´ de LGG dans tout S-D-re´seau.
Plus pre´cise´ment, nous prouvons successivement que les parties A et B de la
coupe sont des S-D-re´seaux ge´ne´ralise´s pour des constantes bien choisies, ce qui
nous permet ensuite d’appliquer l’hypothe`se d’induction. Plusieurs cas doivent
eˆtre conside´re´s suivant que les liens du bord de la coupe soit situe´s dans le re´seau
G ou sont des liens incidents aux sommets virtuels ajoute´s dans G∗. Ces derniers
cas sont aborde´s dans les Sections 6.4.1 et 6.4.2, et constituent la base de notre
induction.
La ge´ne´ralisation du comportement du graphe est ne´cessaire dans le cas ou` la
coupe (A,B) se situe dans G. Nous pouvons alors remarquer, dans un premier
temps, que la partition B de la coupe peut eˆtre vue comme un cas particulier
de S ′-D-re´seau, dans lequel S ′ est l’ensemble des nœuds de B adjacents a` un
sommet de A, c’est-a`-dire pour lesquels il existe un lien du bord de la coupe
(A,B) dont ils sont une extre´mite´, l’autre e´tant dans A. Chacun de ces nœuds
s′ ∈ S ′ repre´sente alors une source dans B qui injecte au plus |Γ|A(s′)| + in(s′)
paquets dans sa file d’attente a` chaque e´tape, ou` Γ|A(s′) repre´sente le voisinage
de s′ dans A, et in(s′) > 0 dans le cas ou` s′ ∈ S dans G. L’hypothe`se de pertes
ale´atoires des paquets permet de valider le cas ou` s′ envoie des paquets vers un
sommet situe´ dans la partitionA. De meˆme si s′ ∈ D est une destination qui extrait
un certain nombre de paquets du re´seau, alors les paquets extraits peuvent eˆtre
vus comme perdus dans le re´seau original. Afin de ge´ne´raliser ce comportement,
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nous de´finissons des pseudo-sources au comportement plus souple que les sources
classiques pre´ce´demment de´finies.
De´finition 6.5 (Pseudo-source) Une pseudo-source s injecte au plus in(s) > 0
paquets dans sa file d’attente au de´but de chaque e´tape.
Cette notion sera utilise´e plus tard afin de prouver que le nombre de paquets
en transit dans B reste borne´.
Dans un second temps, en supposant que le nombre de paquets dans B est
borne´ par une constante R, la partition A peut e´galement eˆtre vue comme un S-
D′-re´seau, ou` D′ contient l’ensemble des sommets de A adjacent a` B, et tel que
chaque d′ ∈ D′ posse`de le comportement ge´ne´ralise´ suivant. Tout d’abord, si la
file d’attente de d′ est assez haute (qt(d′) > R pour une certaine constante R),
alors d′ extrait au moins min{|Γ|B(d′)| + out(d′), qt(d′) − R} paquets de sa file
d’attente (puisque d′ a une hauteur plus haute que chacun de ses voisins situe´s
dans B). De plus, puisque les sommets de D′ dont les hauteurs sont infe´rieures a`
R peuvent recevoir des paquets provenant de sommets de B, leur comportement
vis a` vis de A peut s’interpre´ter comme s’ils avaient la possibilite´ de cacher aux
autres sommets de A l’existence d’un certain nombre de paquets dans leur file
d’attente. En d’autres termes, pour chaque d′ ∈ D′ tel que qt(d′) 6 R, d′ peut
de´clarer n’importe quelle hauteur q′t(d
′) 6 R aux sommets de A, ge´ne´ralisant
ainsi le comportement des nœuds destinations.
De´finition 6.6 (R-pseudo-destination) Une R-pseudo-destination d extrait au
plus out(d) > 0 paquets a` chaque fin d’e´tape et, e´tant donne´e une constante
de re´tention R > 0 :
(i) si qt(d) > R, alors d extrait au moins min{out(d), qt(d) − R} paquets de
sa file d’attente,
(ii) pour chaque nœud u ∈ Γ(d), d se comporte comme s’il avait une hauteur
q′t(d) de´finie comme suit :
– si qt(d) > R, alors d de´clare q′t(d) = qt(d),
– si qt(d) 6 R, alors d de´clare une hauteur q′t(d) 6 R.
En combinant ces de´finitions utiles pour la preuve par induction, nous
ge´ne´ralisons maintenant le mode`le de re´seau en de´finissant un S-D-re´seau R-
ge´ne´ralise´ posse´dant des ensembles de sources et destinations R-ge´ne´ralise´es
de´finies comme suit :
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De´finition 6.7 (Source/destination R-ge´ne´ralise´e) Soit R > 0. Un nœud R-
ge´ne´ralise´ v injecte au plus in(v) > 0 paquets dans sa file d’attente au de´but
de chaque e´tape, extrait au plus out(v) > 0 paquets de sa file a` la fin de chaque
e´tape, et :
(i) si qt(d) > R, alors d extrait au moins min{out(d), qt(d)−R},
(ii) pour chaque nœud u ∈ Γ(d), d se comporte comme s’il avait une hauteur
q′t(d) de´finie comme suit :
– si qt(d) > R, alors d de´clare q′t(d) = qt(d),
– si qt(d) 6 R, alors d de´clare une hauteur q′t(d) 6 R.
Si in(v) 6 out(v), alors v est appele´e destination R-ge´ne´ralise´e, sinon c’est une
source R-ge´ne´ralise´e.
De´finition 6.8 (S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´) Un S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ est un
multigraphe G posse´dant un ensemble S de sources R-ge´ne´ralise´es, et un en-
semble D de destinations R-ge´ne´ralise´es. Tous les autres nœuds de G (v ∈
V \ (S ∪ D)) gardent un comportement ”classique”, c’est-a`-dire comme dans
un S-D-re´seau de´fini dans la Section 6.1.
Remarque : Tout nœud v du re´seau ne faisant pas partie de S ∪ D est conside´re´
comme ayant in(v) = out(v) = 0. Ne´anmoins, ces valeurs peuvent changer au
cours de l’application de l’hypothe`se d’induction, v devenant ainsi une source ou
une destination R-ge´ne´ralise´e.
Un S-D-re´seau est clairement un S-D-re´seau 0-ge´ne´ralise´. En effet, d’apre`s
la De´finition 6.7, les sources et destinations 0-ge´ne´ralise´es ont les proprie´te´s sui-
vantes :
• une source s injecte au plus in(s) paquets dans sa file d’attente au de´but de
chaque e´tape,
• une destination d extrait au plus out(d) paquets, et au moins
min{out(d), qt(d)} paquets de sa file d’attente a` la fin de chaque e´tape (car
R = 0 nous ame`ne dans le cas (i) de la De´finition 6.7). Elle ne ment jamais
sur la hauteur de sa file puisque qt(d) est toujours positive ou nulle, donc
supe´rieure a` R.
Nous pouvons alors supposer que des paquets sont perdus de telle manie`re a`
mode´liser le fait que moins de in(s) paquets peuvent eˆtre injecte´s par s dans le
re´seau. En contrepartie, le comportement est le meˆme que dans un S-D-re´seau.
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Un S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ G est re´alisable si son taux d’arrive´e est
re´alisable, c’est-a`-dire s’il existe un s∗-d∗-flot Φ tel que in(v) 6 Φ(s∗, v) pour
tout v ∈ S ∪ D, ou` s∗ et d∗ sont des nœuds virtuels ajoute´s a` G, formant
ainsi un re´seau ge´ne´ralise´ e´tendu G∗ (de la meˆme manie`re que dans la Sec-
tion 6.1). En particulier, G est re´alisable s’il existe un flot Φ re´alisable dans
G∗ ou` les capacite´s des liens (s∗, v) sont fixe´es a` in(v), ∀v ∈ S ∪ D : ainsi,
Φ(s∗, v) = in(v), ∀v ∈ S ∪ D (Figure 6.3). Un S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ G est
non sature´ s’il existe un s∗-d∗ flot Φ re´alisable dans G∗ ou` les capacite´s des liens
(s∗, v) sont de (1 + ε)in(v), ∀v ∈ S ∪D. De manie`re e´quivalente, nous pouvons
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FIGURE 6.3 – Un S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ e´tendu G∗.
6.4 Stabilite´ d’un S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´
Cette section est consacre´e a` la preuve de la stabilite´ de notre algorithme LGG
dans un S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ re´alisable, sous re´serve de la conjecture sui-
vante :
Conjecture 6.1 Si notre protocole est stable dans un S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´
re´alisable dans lequel les sources ge´ne´ralise´es s ∈ S injectent tout le temps exac-
tement in(s) paquets dans leur file d’attente, et lorsque les paquets ne sont jamais
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perdus, alors LGG est stable si les sources peuvent injecter moins que in(s) pa-
quets a` chaque e´tape, et en pre´sence de pertes de paquets.
Il est en effet naturel de penser qu’il existe une forme de domination des processus
de ge´ne´ration de paquets : le fait de ne pas injecter des paquets ne tend pas a` faire
diverger le syste`me. Si la se´quence des int(v) est strictement supe´rieure a` une
autre se´quence in′t(v) pour tout temps t et tout sommet v ∈ S ∪ D, alors le
syste`me aura plus tendance a` diverger avec la se´quence int qu’avec in′t.
Sous re´serve de cette conjecture, nous prouvons dans la suite de ce chapitre le
the´ore`me suivant :
The´ore`me 6.2 Pour toute constante R > 0, et dans tout S-D-re´seau R-
ge´ne´ralise´ G re´alisable, le protocole LGG est stable. En particulier, LGG est
stable dans tout S-D-re´seau re´alisable.
Ce the´ore`me est une reformulation du The´ore`me 6.1 afin de prouver la stabi-
lite´ de LGG dans les S-D-re´seaux R-ge´ne´ralise´s, pour tout R > 0. Comme nous
avons montre´ dans la section pre´ce´dente qu’un S-D-re´seau est un S-D-re´seau
0-ge´ne´ralise´, la preuve de la stabilite´ de LGG pour les S-D-re´seaux dans le cas
sature´ sera comple`te.
Conside´rons le S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ re´alisable G = (V,E), avec R > 0.
Si |V | = 1, notre protocole est trivialement stable. Supposons alors que |V | >
1. Nous de´finissons Φ comme un s∗-d∗-flot maximum dans G∗ tel que in(v) =
Φ(s∗, v), ∀v ∈ S∪D, et (A,B) une coupe minimum dansG∗, de valeur |(A,B)| =∑
v∈S∪D in(v). Trois cas peuvent alors se pre´senter :
1. une telle coupe (A,B) est unique et correspond a`
({s∗}, (V ∪ {d∗}) \ {s∗}) : nous prouvons dans la Section 6.4.1 que
G est non sature´, et donc que notre protocole est stable par une adaptation
de la preuve de la Section 6.2,
2. une unique autre coupe existe et correspond a` ((V ∪ {s∗}) \ {d∗}, {d∗}) :
nous prouvons dans la Section 6.4.2 la stabilite´ de notre protocole sous
re´serve de la Conjecture 6.1,
3. il existe une telle coupe (A,B) dansG : nous prouvons dans la Section 6.4.3
la stabilite´ en appliquant l’hypothe`se d’induction sur la taille de G, comme
introduit au de´but de la section pre´ce´dente.
Notons que les cas 1 et 2 correspondent a` la base de notre induction.
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6.4.1 S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ non sature´
Dans le cas ou` l’unique coupe minimum (A,B) dans G∗ est telle que A =
{s∗}, cela signifie que le flot est uniquement contraint par ce qui est injecte´ dans
le re´seau au niveau de la source virtuelle s∗, i.e. par les capacite´s in(v) sur chacun
des liens (s∗, v), ∀v ∈ S ∪ D. Il existe donc une constante ε > 0 assurant un
flot Φ re´alisable dans le re´seau ou` le taux d’arrive´e est (1 + ε)in(v) en chaque
nœud v ∈ S ∪ D. Ceci est la de´finition d’un re´seau non sature´ que nous pouvons
retrouver dans la Section 6.1 pour un S-D-re´seau classique.
La preuve de stabilite´ dans le cas d’un S-D-re´seauR-ge´ne´ralise´ non sature´ est
une adaptation de la preuve de la Section 6.2. Dans la suite, nous nous concentrons
sur les diffe´rences principales de la preuve entre le cas d’un S-D-re´seau et celui
d’un S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´. Rappelons dans notre cas que le flot Φ qui ne
sature pas le re´seau est un s∗-d∗-flot re´alisable tel que in(v) < Φ(s∗, v) pour tout
v ∈ S ∪ D. Le lemme que nous prouvons dans la suite est le suivant :
Lemme 6.2 Si le S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ G est non sature´, alors l’e´tat du
re´seau Pt est borne´ supe´rieurement quelque soit t.
Comme dans la Section 6.2, nous de´composons la preuve du lemme ci-dessus
en deux proprie´te´s bornant la diffe´rence de l’e´tat du re´seau entre deux e´tapes
successives. La premie`re proprie´te´ borne supe´rieurement l’e´volution de l’e´tat du
re´seau.
Proprie´te´ 6.3 L’accroissement de l’e´tat du re´seau entre deux e´tapes successives
reste borne´ pour tout t :
Pt+1−Pt 6 2|S ∪D|(R+ outmax)outmax + ∆2(3n− 2|S ∪D|) + 4|S ∪D|∆R,
ou` outmax = maxv∈S∪D out(v).
Preuve : D’apre`s l’e´quation 6.1 de l’e´volution de l’e´tat du re´seau au cours d’une
e´tape, nous cherchons a` borner supe´rieurement l’expression de δt.
A chaque e´tape t, une source/destination R-ge´ne´ralise´e v de G injecte
int(v) 6 in(v) < Φ(s∗, v) paquets dans sa file d’attente qt(v). De meˆme,
v extrait outt(v) 6 min{out(v), qt(v)} paquets de sa file, avec outt(v) >
min{out(v), qt(v)} si qt(v) > R > ∆, et outt(v) > 0 sinon.
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Dans ces conditions, la premie`re diffe´rence par rapport a` la preuve de la Sec-













Nous comparons maintenant la somme des diffe´rences de potentiel sur
les liens utilise´s par notre protocole LGG. Comme dans la Section 6.2, nous
de´composons la somme suivant l’appartenance des liens a`EΦt ,E
Φ
t \Et, ouEt\EΦt .
La ge´ne´ralisation du re´seau ne change pas le comportement du flot. Ne´anmoins,
le fait que les sources et les destinations R-ge´ne´ralise´es puissent a` la fois injecter

















Par de´finition de LGG, pour un lien e = (u, v) ∈ Et \ EΦt , qt(v)− qt(u) < 0,
a` moins que u ∈ S ∪D ou v ∈ S ∪D ne mente sur la hauteur de sa file d’attente.
Supposons par exemple que v mente. Alors, cela signifie que qt(u) 6 qt(v) 6 R
mais v annonce une hauteur q′t(v) 6 qt(u). Donc la diffe´rence qt(v)− qt(u) 6 R.
Supposons maintenant que v ne mente pas. Alors c’est u qui ment en annonc¸ant
une hauteurR > q′t(u) > qt(v), ce qui borne e´galement la diffe´rence qt(v)−qt(u)
par R.
Donc pour chaque nœud u voisin de v ∈ S ∪ D, la diffe´rence qt(v) − qt(u)
est borne´e supe´rieurement par R. Il en est de meˆme pour chaque nœud v voisin de
u ∈ S ∪ D, entraıˆnant l’ine´galite´ suivante :∑
(u,v)∈Et\EΦt
(qt(v)− qt(u)) 6 2|S ∪ D|∆R.
Pour les liens du flot qui ne sont pas utilise´s par notre algorithme : e = (u, v) ∈
EΦt \Et, les cas qui nous importent sont ceux ou` qt(v)−qt(u) 6 0 (ce qui contribue
positivement a` la somme des diffe´rences des potentiels
∑
(u,v)∈Et(qt(v) − qt(u))
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que nous cherchons a` borner). Mais si ces liens (u, v) pour lesquels qt(v) 6 qt(u)
ne sont pas utilise´s par LGG, alors cela signifie plusieurs choses :
• qt(u) 6 ∆ et u a de´ja` envoye´ tous ses paquets a` ses voisins de plus petite
hauteur. Alors la diffe´rence qt(v)− qt(u) est borne´e infe´rieurement par −∆
comme nous l’avons vu dans la Section 6.2.
• u ∈ S ∪ D ment sur la hauteur de sa file. Nous sommes donc dans le cas
ou` qt(v) 6 qt(u) 6 R, mais u annonce une hauteur q′t(u) < qt(v). Alors la
diffe´rence qt(v)− qt(u) > qt(v)−R > −R.
• u ∈ S ∪ D ne ment pas sur sa hauteur. Dans ce cas v ment et annonce une
hauteur R > q′t(v) > qt(u). La diffe´rence qt(v) − qt(u) est donc toujours
borne´e infe´rieurement par −R.
Ainsi, la diffe´rence des hauteurs qt(v)−qt(u) est borne´e infe´rieurement par−R si
u ∈ S∪D ou v ∈ S∪D, et par−∆ sinon, entraıˆnant la borne infe´rieure suivante :∑
(u,v)∈EΦt \Et
(qt(v)− qt(u)) > −∆2(n− 2|S ∪ D|)− 2|S ∪ D|∆R.
En reportant ces ine´galite´s dans le calcul des diffe´rences de potentiel des liens







+∆2(n− 2|S ∪ D|) + 4|S ∪ D|∆R.




qt(v) ((int(v)− Φ(s∗, v))− (outt(v)− Φ(v, d∗)))
+∆2(n− 2|S ∪ D|) + 4|S ∪ D|∆R.
(6.7)
A partir de cette e´quation, nous avons les proprie´te´s suivantes :
• ∀s ∈ S, Φ(s∗, s) > in(s) puisque le S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ est non
sature´, et in(s) > int(s) d’apre`s la de´finition d’une source R-ge´ne´ralise´e.
Donc int(v)− Φ(s∗, v) < 0 pour tout sommet v dans S.
• ∀d ∈ D, Φ(s∗, d) > in(d) d’apre`s la de´finition d’un re´seau re´alisable.
• ∀v ∈ S ∪ D : si Φ(v, d∗) 6 outt(d), alors
δt 6 ∆2(n− 2|S ∪ D|) + 4|S ∪ D|∆R.
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Si au contraire Φ(v, d∗) > outt(d), alors qt(v) 6 R + out(v). En effet, si
qt(v) > R + out(v), alors outt(v) > min{qt(v) − R, out(v)} = out(v) >




(R + out(v))out(v) + ∆2(n− 2|S ∪ D|) + 4|S ∪ D|∆R





+∆2(n− 2|S ∪ D|) + 4|S ∪ D|∆R
Nous avons donc obtenu une borne supe´rieure de δt inde´pendante du temps.
D’apre`s l’Ine´galite´ 6.2, l’e´volution de l’e´tat du re´seau entre deux e´tapes
conse´cutives est donc borne´e supe´rieurement. 
La deuxie`me proprie´te´ ne´cessaire a` la preuve de la stabilite´ de LGG sur le
S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ non sature´ est le suivant :
Proprie´te´ 6.4 Etant donne´e une constante Y suffisamment grande, si Pt > nY 2,
alors a` l’e´tape suivante, le nombre de paquets en transit dans le re´seau de´croıˆt
strictement :
Pt+1−Pt < −2|S ∪D|(R+outmax)outmax−∆2(3n−2|S ∪D|)−4|S ∪D|∆R,
ou` outmax = maxv∈S∪D out(v).
Preuve : Posons A = 2|S ∪ D|(R + outmax)outmax + ∆2(3n − 2|S ∪ D|) +
4|S ∪D|∆R. D’apre`s l’Ine´galite´ 6.2, prouver la Proprie´te´ 6.4 revient a` de´montrer
que, si Pt > nY 2, alors δt < −A+n∆22 . Comme dans la Section 6.2, cette preuve
s’organise en deux temps.
Premie`rement, supposons qu’il existe un nœud ge´ne´ralise´ x ∈ S ∪ D




ε = minv∈S∪D (Φ(s∗, v)− in(v)). Alors, d’apre`s l’Equation 6.7 et le fait que
int(v) − Φ(s∗, v) 6 in(v) − Φ(s∗, v) < −ε pour tout v ∈ S ∪ D et pour ε > 0,
nous obtenons comme dans la Section 6.2 :
δt 6 −εqt(s) + ∆2(n− |S ∪ D|) + 5|S ∪ D|∆R
< −A+n∆2
2
ce qui prouve la premie`re partie de la Proprie´te´ 6.4.
Deuxie`mement, nous conside´rons le cas ou` qt(v) 6
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∆2(3n−2|S∪D|)+7|S∪D|R∆+|S∪D|(R+outmax)outmax
ε
, ∀v ∈ S ∪ D. Dans ce cas,
si Pt > nY 2, alors il existe un sommet x ∈ V \ (S ∪ D) de grande
hauteur et un chemin de x a` une destination de´fini comme dans la Sec-
tion 6.2. La somme des diffe´rences de potentiel sur ce chemin vaut :∑
i<k, qt(ui)>qt(ui+1)
(qt(ui+1)− qt(ui)) 6 qt(uk)− qt(x).
Rappelons que pour tout e = (u, v) ∈ Et avec v /∈ S ∪ D, ou avec v ∈ S ∪ D
et qt(v) > R (respectivement avec u /∈ S ∪ D, ou alors avec u ∈ S ∪ D et
qt(u) > R), nous avons qt(v) − qt(u) < 0. En outre, pour tout e = (u, v) ∈ Et
tel que v ∈ S ∪ D et qt(v) 6 R (respectivement u ∈ S ∪ D et qt(u) 6 R), nous
avons qt(v)− qt(u) 6 R.
La somme des diffe´rences de potentiel sur les liens utilise´s par LGG est donc
borne´e par l’e´quation suivante :∑
(u,v)∈Et
(qt(v)− qt(u)) 6 2|S ∪ D|∆R + qt(uk)− qt(x).





qt(d)− (R + 1)f ∗
car si qt(d) 6 R pour une destination R-ge´ne´ralise´e d, alors outt(d) 6 int(d) + 1
par de´finition des destinations R-ge´ne´ralise´es. De plus, par de´finition de la valeur
du s∗-d∗-flot maximum f ∗,
∑
d∈D int(d) 6 f ∗.












qt(s)(int(s)− outt(s)) + (R + 1)f ∗ + 2|S ∪ D|∆R− qt(x).
En choisissant Y assez grand pour que qt(x) > Y , la proprie´te´ 6.4 est
satisfaite. 
D’apre`s les Proprie´te´ 6.3 et 6.4, nous de´duisons que pour tout t, l’e´tat du re´seau
Pt est borne´, ce qui limite le nombre de paquets en transit dans le S-D-re´seau R-
ge´ne´ralise´ a` chaque e´tape et valide la stabilite´ de notre algorithme.
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6.4.2 S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ sature´ aux destinations
Dans ce cas, nous supposons que ∀v ∈ S ∪D, int(v) = in(v) pout tout temps
t, et qu’il n’y a pas de pertes de paquets. Nous prouvons la stabilite´ de LGG dans
ce cas particulier. La Conjecture 6.1 permet de conclure la stabilite´ dans le cas
plus ge´ne´ral ou` int(v) 6 in(v) et avec des pertes de paquets e´ventuelles.
({s∗}, (V ∪ {d∗}) \ {s∗}) n’est pas, dans ce cas, la seule coupe minimum dans
G∗. Une seconde coupe existe et se situe au niveau de la destination virtuelle d∗ :
(A,B) = ((V ∪ {s∗}), {d∗}). En d’autres termes, la partition B de la coupe se
re´duit au sommet d∗. La valeur de la coupe vaut |(A,B)| = ∑v∈S∪D in(v) =∑
v∈S∪D out(v).
Dans le S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ G, supposons qu’il existe un temps t0 et une
constante R′ > R + maxv∈S∪D out(v) tels que pour tout t > t0 et tout som-
met v ∈ S ∪ D, qt(v) > R′. D’apre`s la de´finition des nœuds R-ge´ne´ralise´s, si
qt(v) > R + out(v), alors v extrait exactement out(v). A chaque instant t > t0,
le taux d’arrive´e de notre algorithme e´tant au plus e´gal au taux d’extraction des
sources/destinations R-ge´ne´ralise´es du re´seau, le nombre de paquets en transit



















L’e´tat du re´seau est donc borne´ au cours du temps.
Dans le cas contraire, supposons qu’il existe au moins un nœud v ∈ S ∪D qui
est infiniment borne´ selon la de´finition suivante :
De´finition 6.9 (Nœud infiniment borne´) Un sommet est dit infiniment borne´ s’il
existe une constante telle que la taille de la file d’attente de ce sommet repasse
une infinite´ de fois en dessous de cette constante. Plus formellement, un sommet
v ∈ V est infiniment borne´ si ∃M > 0 telle que ∀t0, ∃t > t0 tel que qt(v) 6M .
Nous disons qu’un ensemble de sommets est infiniment borne´ si tous ses sommets
le sont.
Dans notre S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ G, supposons qu’il existe une constante
R′ > R+ maxv∈S∪D out(v) et un sommet v ∈ S ∪D tel que ∀t0, ∃t1 > t0 tel que
qt(v) 6 R′. Choisissons alors un ensemble W infiniment borne´s, maximal pour
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l’inclusion, contenant un sommet de S ∪ D. La taille de W est de´finie comme la
somme des tailles des files d’attente des sommets de W .
Tous les nœuds de W e´tant infiniment borne´s, il existe une infinite´ de temps
{ti}i∈N telle que la taille de W est minimum entre ti et ti+1, et avec qti(w) 6 R′
pout tout w ∈ W . Le nombre de paquets en transit dans W au temps ti − 1 est


















−|{(u, v) ∈ Eti−1, u /∈ W, v ∈ W}|
+|{(u, v) ∈ Eti−1, u ∈ W, v /∈ W}|,











w∈W in(w) d’apre`s l’hypothe`se
e´nonce´e au de´but de la section.















−|{(u, v) ∈ Eti−1, u /∈ W, v ∈ W}|
+|{(u, v) ∈ Eti−1, u ∈ W, v /∈ W}|.






+|{(u, v) ∈ Eti−1, u /∈ W, v ∈ W}|
−|{(u, v) ∈ Eti−1, u ∈ W, v /∈ W}|
Or, comme la coupe ((V ∪ {s∗}), {d∗}) est minimum, ∑w∈W out(w) <∑
w∈W in(w) + |C|, ou` C est l’ensemble des liens incidents a` W dans G. Donc
|C| = |{(u, v) ∈ Eti−1, u /∈ W, v ∈ W}|+ |{(u, v) ∈ Eti−1, u ∈ W, v /∈ W}|, ce
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+|{(u, v) ∈ Eti−1, u /∈ W, v ∈ W}|
+|{(u, v) ∈ Eti−1, u ∈ W, v /∈ W}|
Ainsi, le nombre de paquets envoye´s a` l’e´tape ti − 1 depuis un sommet situe´
dans W vers un sommet de V \W est non nul. Cela signifie qu’il existe au moins
un sommet w ∈ V \W dont la taille de sa file d’attente est plus petite que celle
d’un sommet de W . Nous obtenons donc une contradiction sur le fait que W est
l’ensemble maximal pour l’inclusion des nœuds infiniment borne´s.
Quelque soit l’ensembleW choisi, nous trouvons un nœud de V \W infiniment
borne´. Comme W est infiniment borne´ et que le re´seau est de taille finie, il existe
un nœud v∗ infiniment borne´ tel que W ∪ {v∗} est infiniment borne´. De cette
manie`re, nous arrivons a` la conclusion que V est infiniment borne´.
Ainsi, tous les sommets du re´seau ont une file d’attente de taille borne´e
(qt(v) 6 R′) une infinite´ de fois. Or, comme le nombre de paquets injecte´s
a` chaque temps t est e´gal a` la capacite´ d’extraction des sources/destinations
R-ge´ne´ralise´es, le nombre de paquets en transit dans le re´seau ne peut jamais
de´croıˆtre. Ce qui nous permet de conclure que le nombre de paquets en transit
dans le re´seau reste borne´, quelque soit t.
Nous avons donc prouve´ la stabilite´ de notre protocole dans le cas ou` le S-
D-re´seau R-ge´ne´ralise´ G est sature´ au niveau des destinations, sous re´serve de la
Conjecture 6.1.
6.4.3 S-D-re´seau R-ge´ne´ralise´ sature´
Dans ce cas, (A,B) est une coupe minimum de valeur
∑
v∈S∪D in(v) telle que
|A|, |B| > 1 et |A|, |B| < |V |. Nous allons donc prouver successivement que
les partitions A et B peuvent eˆtre vues comme deux re´seaux ge´ne´ralise´s. Notre
hypothe`se d’induction est la suivante :
Notre protocole LGG est stable sur tout S ′-D′-re´seau R′-ge´ne´ralise´ de n nœuds,
∀R′ > 0, n < |V |, avec |V | > 1.
Dans la suite de cette section, nous de´montrons par induction, a` partir de cette
hypothe`se, que notre protocole est stable sur G.
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6.4.3.1 Le nombre de paquets en transit dans B est borne´
Nous montrons ici que la partition B de la coupe (A,B) peut eˆtre vu comme
un S ′-D′-re´seau R-ge´ne´ralise´ re´alisable, et donc, que le nombre de paquets en
transit dans B est borne´.
Nous construisons un S ′-D′-re´seau B′ qui se comporte comme B dans le
re´seau G. Soit X l’ensemble des sommets de B adjacents aux sommets de la
partition A. Conside´rons alors le re´seau B′ contenant un ensemble de sources
R-ge´ne´ralise´es S ′ et un ensemble de destinations R-ge´ne´ralise´es D′, tels que
S ′ ∪ D′ = X ∪ (D ∩B) ∪ (S ∩B), de´finis de la fac¸on suivante :
• chaque nœud dans B \ X garde le meˆme comportement dans B′ que celui
qu’il avait dans B (et donc dans G) ;
• chaque nœud v ∈ X \ (S ∪D) devient une source R-ge´ne´ralise´e de S ′ avec
inB′(v) = |Γ|A(v)|, et outB′(v) = 0 ;
• les parame`tres in(v) et out(v) des sommets de X ∩ (S ∪ D) sont mo-
difie´s dans B′ et deviennent respectivement inB′(v) = in(v) + |Γ|A(v)|,
et outB′(v) = out(v). Si inB′(v) > outB′(v), alors v ∈ S ′, sinon v ∈ D′.
Par hypothe`se d’induction, si le S ′-D′-re´seau R-ge´ne´ralise´ B′ est re´alisable,
alors LGG est stable surB′. En effet, par de´finition deB′, nous pouvons choisir un
nombre de paquets injecte´s aux nœuds de X , de manie`re a` ce que B′ se comporte
comme B dans le re´seau G. Donc si LGG est stable sur B′, alors il le sera sur B.
Dans la suite, nous montrons que le re´seau B′ est re´alisable afin de prouver que le
nombre de paquets dans B reste borne´.
Comme (A,B) est une coupe de valeur
∑
v∈S∪D in(v), chaque lien de la coupe
transporte une unite´ de flot Φ. Par de´finition d’une source R-ge´ne´ralise´e et par
choix des caracte´ristiques des nœuds de l’ensemble X , le flot ΦB′ qui injecte
in(v) paquets en chaque source/destination v ∈ S ∪ D R-ge´ne´ralise´e, et qui suit
les arcs utilise´s par le flot Φ dans G est re´alisable. En effet, d’apre`s la proprie´te´ de
conservation du flot, en chaque lien de B utilise´, le flot transporte´ par ΦB′ vaut au
plus le flot transporte´ par Φ.
Comme il existe un flot ΦB′ re´alisable dans B′, alors le S ′-D′-re´seau R-
ge´ne´ralise´ B′ est re´alisable, et donc le nombre de paquets dans B est borne´. Soit
RB le nombre maximum de paquets en transit dans B.
6.4.3.2 Le nombre de paquets en transit dans A est borne´
De manie`re similaire, nous prouvons ici que la partition A peut eˆtre vue
comme un S ′′-D′′-re´seau RB-ge´ne´ralise´. Soit Y l’ensemble des nœuds de A ad-
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jacents a` ceux de B. Nous de´finissons le S ′′-D′′-re´seau RB-ge´ne´ralise´ A′, avec
S ′′ ∪D′′ = Y ∪ (D∩A)∪ (S ∩A), et prouvons qu’il est re´alisable afin de borner
le nombre de paquets dans A.
Les ensembles S ′′ et D′′ des sources et destinations RB-ge´ne´ralise´es sont
de´finis de la manie`re suivante :
• chaque nœud dans A \ Y garde la meˆme comportement dans A′ que celui
qu’il avait dans A (et donc dans G) ;
• chaque nœud v ∈ Y \ (S ∪ D) devient une destination RB-ge´ne´ralise´e de
D′′ avec outA′(v) = |Γ|B(v)|, et inA′(v) = 0 ;
• finalement, les parame`tres initiaux in(v) et out(v) des sommets
v ∈ Y ∩ (S ∪ D) sont modifie´s dans A′ et deviennent respectivement
inA′(v) = in(v), et outB′(v) = out(v) + |Γ|B(v)|. Si inA′(v) > outA′(v),
alors v ∈ S ′′, sinon v ∈ D′′.






∗, v) entraıˆnerait une
contradiction quant a` l’existence d’un flot Φ re´alisable dans G.
Graˆce a` cette dernie`re remarque, nous pouvons appliquer l’hypothe`se d’in-
duction et conclure que si le S ′′-D′′-re´seau RB-ge´ne´ralise´ A′ est re´alisable, alors
l’algorithme LGG est stable sur A′. Puis, comme LGG est stable sur A′ et que Y
a e´te´ choisi de manie`re a` reproduire le meˆme comportement pour A′ que celui de
A dans G, la stabilite´ de LGG sur A est alors de´montre´e.
Il suffit donc de prouver, comme pour B, que le S ′′-D′′-re´seau RB-ge´ne´ralise´
A′ est re´alisable. Cela est trivial en conside´rant le flot Φ restreint aux sommet
de A′ (et donc de A). Ce flot est re´alisable dans le graphe A′ e´tendu, et donc le
nombre de paquets en transit dans A reste borne´.
Ceci conclue la preuve ge´ne´rale du The´ore`me 6.2 de stabilite´ de l’algorithme
LGG.
6.5 Discussions
Nous venons de de´montrer la stabilite´ de notre algorithme LGG dans un S-
D-re´seau ou` le nombre de paquets injecte´s a` chaque e´tape est infe´rieur ou e´gal
a` la valeur d’un flot maximum dans le re´seau, sous re´serve de la Conjecture 6.1
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dans le cas ou` la coupe minimum du re´seau se situe au niveau des destinations.
Ce travail permet d’envisager de tre`s nombreuses perspectives. En conclusion de
ce chapitre, nous pre´sentons les principales conjectures qui de´coulent de notre
e´tude et qui nous permettent d’entrevoir des re´sultats tre`s inte´ressants concernant
la stabilite´ des re´seaux a` files d’attente.
Nous nous plac¸ons dans le cas classique des S-D-re´seaux tels que nous les
avons de´finis dans la Section 6.1. Dans le cas ou` le taux d’arrive´e change a` chaque
e´tape, les hypothe`ses de stabilite´ sont les suivantes :
Conjecture 6.2 Si le taux d’arrive´e ge´ne´re´ jusqu’a` un instant t de´passe la capa-
cite´ disponible, i.e. la valeur d’un flot maximum, alors il est ne´cessaire d’avoir du
temps apre`s t afin d’extraire le surplus en transit.
Cette condition est ne´cessaire et suffisante pour assurer la stabilite´ de LGG
dans le re´seau.
Plus formellement, soient G un S-D-re´seau, Φ un s∗-d∗-flot maximum dans
G∗ de valeur f ∗, et int(s) le nombre de paquets injecte´s dans la file d’attente de la
source s ∈ S au temps t. La condition de stabilite´ serait alors la suivante :









k=1 int+k(s) 6 (t′ − t) · f ∗.
L’ide´e de la preuve de cette conjecture serait de conside´rer que tous les paquets
ge´ne´re´s lors d’un temps ou` le nombre de paquets injecte´s est de´ja` important,
seront en fait ge´ne´re´s ulte´rieurement.
Si maintenant nous conside´rons le cas ou` le taux d’arrive´e dans le re´seau suit
une distribution uniforme, alors nous conjecturons le re´sultat suivant :
Conjecture 6.3 Si le nombre de paquets int(s) ge´ne´re´s a` l’e´tape t et injecte´s
dans la file d’attente de la source s ∈ S suit une distribution uniforme de
moyenne strictement infe´rieure a` la valeur d’une S-D-coupe minimum, alors
avec forte probabilite´ notre protocole est stable sur le S-D-re´seau G.
Le cas d’un re´seau dynamique dans lequel la topologie (les nœuds et les arcs)
e´voluent au cours du temps, constitue une perspective importante qui sera par
ailleurs de´taille´e dans la conclusion de cette the`se. La stabilite´ de LGG dans de
tels re´seaux semble de´pendre de l’existence d’un flot dans le re´seau. En d’autres
termes :
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Conjecture 6.4 Si le nombre de paquets injecte´s assure l’existence d’un S-D-flot,
alors notre protocole LGG est stable sur le S-D-re´seau G, du moins dans le cas
non sature´.
Enfin, une hypothe`se que nous avons duˆ ne´gliger au cours de cette e´tude est
la pre´sence des interfe´rences radio entre les transmissions. Dans notre protocole
LGG, cela signifie que l’ensemble des liens Et a` chaque e´tape est constitue´ de
liens deux a` deux sans interfe´rence, correspondant ainsi a` la de´finition des rounds
dans les chapitres pre´ce´dents. Un proble`me supple´mentaire est alors de calculer,
a` chaque temps t, le round optimal afin de garantir que le nombre de paquets
en transit dans le S-D-re´seau reste borne´. Cette remarque me`ne a` la conjecture
suivante :
Conjecture 6.5 Si un oracle est capable de fournir a` un temps donne´ un ensemble
Et optimal dans le S-D-re´seau G, alors notre protocole LGG est stable sur G.

Conclusion et perspectives
La re´volution sans fil a motive´ un grand nombre de travaux de recherche,
notamment sur les re´seaux sans fil multi-sauts. En particulier, les re´seaux radio
maille´s apparaissent comme une solution satisfaisante a` la fois pour les ope´rateurs
de part leur faible couˆt de de´ploiement et de maintenance, et pour les utilisa-
teurs qui peuvent acce´der facilement a` un nombre toujours plus grand de services
quelque que soit l’endroit ou` ils se trouvent.
L’optimisation de ces re´seaux est essentielle. En particulier, une mode´lisation
inter-couche des caracte´ristiques du re´seau permettent de mieux conside´rer l’im-
pact sur la capacite´ du re´seau qu’ont les diffe´rentes inte´ractions entre le mode`le
physique, le partage des ressources, la topologie, et le routage.
Nous avons pre´sente´ dans cette the`se un mode`le global d’optimisation des
re´seaux radio maille´s, permettant d’optimiser conjointement le placement de
points d’acce`s dans le re´seau, le routage du trafic entre les routeurs et ces points
d’acce`s, tout en assurant un ordonnancement des communications de manie`re
a` e´viter les collisions radio. Une transformation de la formulation du proble`me
joint du routage et de l’ordonnancement nous permet d’effectuer une relaxation
structurelle et line´aire efficace que nous re´solvons a` l’aide du processus de
ge´ne´ration de colonnes. Les tests nous permettent de de´duire que la capacite´
du re´seau radio maille´ est contrainte par la pre´sence des zones de contention
situe´es autour de chaque point d’acce`s dans le re´seau. Ces zones sont par ailleurs
mises en e´vidence par une nouvelle formulation qui e´limine le routage et se
concentre sur la capacite´ de transport disponible sur les coupes du re´seau. Le
de´bit atteignable par le re´seau est calcule´ par une couverture des coupes du
re´seau par les rounds. Optimiser avec pre´cision le routage et le partage des
ressources dans la zone de contention est ne´cessaire et suffisant a` l’obtention de
la capacite´ maximum dans le re´seau. De plus, une e´tude quantitative a permis
de comparer deux mode`les de gestion du trafic d’acquittements dans le re´seau.
Nous voyons que le report des acquittements de la couche MAC a` la couche
transport induit un gain en capacite´ significatif dans le re´seau. Nous avons enfin
pre´sente´ un algorithme distribue´ qui permet de garantir la stabilite´ d’un re´seau
sans interfe´rence, dans le cas ou` la quantite´ flot injecte´ a` chaque instant dans le
re´seau est infe´rieur ou e´gal a` la valeur d’un flot maximum entre les sources et les
destinations.
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A plusieurs reprises dans nos travaux, nous avons constate´ une distance
conside´rable entre l’analyse the´orique et les re´sultats expe´rimentaux des proces-
sus de ge´ne´ration de lignes et de colonnes. Concernant les rounds et leur lien avec
les stables dans le graphe des conflits, nous avons remarque´ que la re´solution du
proble`me auxiliaire associe´ se fait en un temps quasi instantane´, quelque soit la
taille du re´seau. Une observation approfondie de la re´solution met en e´vidence
qu’un faible nombre de liens posse`dent un couˆt re´duit non nul, ce qui rend leur
se´lection rapide pour la construction de nouveaux rounds. Une e´tude the´orique
pousse´e doit eˆtre associe´e a` ces remarques afin de quantifier la complexite´ en
temps de ces proble`mes auxiliaires.
Ces travaux mettent en e´vidence diffe´rentes perspectives de recherche. Une
des principales voies a` explorer concerne la dynamique dans les re´seaux. En ef-
fet, la re´alite´ des re´seaux est dynamique, que ce soit dans la topologie, ou dans
le trafic qui circule dans le re´seau. Il est tre`s difficile de prendre en compte cette
dynamique dans les mode`les d’optimisation tels que nous les avons e´tudie´s. La
programmation stochastique [BL00, CS99], de´rive´e de la programmation line´aire
de part la nature stochastique des variables des formulations line´aires, semble eˆtre
une solution possible pour des proble`mes d’optimisation avec parame`tres uncer-
tains [RSL04, Sny06, XDCC07].
La prise en compte des aspects dynamiques dans le de´veloppement de
mode`les combinatoires fait e´merger de nouvelles notions comme les graphes
e´volutifs [FGM09], ou les graphes dynamiques [BXFJ03], dans lesquels la to-
pologie (les nœuds ou les liens) changent au cours du temps. Elles s’appliquent
notamment a` la mode´lisation de re´seaux dont la dynamique est de´terministe ; un
travail inte´ressant serait de mode´liser des caracte´ristiques dynamiques ale´atoires.
Les travaux du chapitre 6 sur la stabilite´ d’algorithmes distribue´s dans des re´seaux
ou` le trafic est dynamique, peuvent eˆtre un point de de´part a` cette e´tude.
ANNEXE A
Notations et proble`mes
A.1 Table des notations
G = (V,E) graphe mode´lisant le re´seau radio maille´
V nœuds du re´seau (V = Vr ∪ Vg)
Vr routeurs simples
Vg points d’acce`s
E transmissions possibles entre deux nœuds du re´seau (oriente´ syme´trique)
Ie arcs interfe´rant avec e
P chemins dans G entre Vr et Vg (P = ∪r∈VrPr)
Pr chemins dans G entre r ∈ Vr et Vg
R rounds dans G
C coupes dans G ne contenant aucun point d’acce`s
(C,C) bord de C ∈ C ((C,C) = {e = (u, v) ∈ E, u ∈ C, v ∈ C})
δ(R,C) intersection entre R ∈ R et (C,C)
d(r) demande de r ∈ Vr
f(r, e) flot de source r envoye´ sur l’arc e
f(P ) flot envoye´ sur le chemin P ∈ P
a(t, e) activation de e au temps t
w(R) dure´e d’activation de R ∈ R
cw(x) capacite´ induite par w de l’objet x (arc ou coupe)
s(v) se´lection du nœud v comme point d’acce`s
y(r, v) quantite´ de flot envoye´ par r rec¸u par v
u(t) utilisation du slot t
βe variable duale associe´e aux liens
γv variable duale associe´e aux nœuds ou aux commodite´s
ρC variable duale associe´e aux coupes
S ensemble des sources dans un S-D-re´seau
D ensemble des destinations dans un S-D-re´seau
in(s) nombre de paquets injecte´s dans la source s ∈ S
out(d) nombre de paquets extraits par la destination d ∈ D
qt(v) taille de la file d’attente du nœud v au temps t
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A.2 Enonce´s des proble`mes
Proble`me A.1 (MINIMUM GATEWAY PLACEMENT PROBLEM (MGPP))
Entre´e : Un graphe G = (V,E), une demande d(v) sur chaque nœud, la
dure´e de la pe´riode de temps T .
Sortie : Un sous-ensemble Vg parmi V ou` installer les points d’acce`s de
sorte que la demande soit satisfaite.
Objectif : Minimiser |Vg|.
Proble`me A.2 (FAIR GATEWAY PLACEMENT PROBLEM (FGPP))
Entre´e : Un graphe G = (V,E), la dure´e de la pe´riode de temps T , un
entier n.
Sortie : Un sous-ensemble Vg de V , tel que |Vg| = n qui satisfait la de-
mande.
Objectif : Maximiser le de´bit minimum en chaque routeur :
max minv∈Vr=V \Vg d(v).
Proble`me A.3 (FAIR JOINT ROUTING AND SCHEDULING PROBLEM (FRSP))
Entre´e : Un graphe G = (V,E) avec V = Vr ∪ Vg connus, la dure´e de la
pe´riode de temps T .
Sortie : Un ordonnancement des liens et un routage entre Vr et Vg sur des
chemins multi-sauts dont tous les liens ont pu eˆtre active´s suffi-
samment au cours de la pe´riode de temps.
Objectif : Maximiser minv∈Vr d(v).
Proble`me A.4 (MINIMUM TIME ROUTING AND SCHEDULING PROBLEM (MRSP))
Entre´e : Un graphe G = (V,E) avec V = Vr ∪ Vg connus, une demande
d(v) sur chaque routeur de Vr.
Sortie : Un ordonnancement des liens au cours du temps [1, T ] et un rou-
tage entre Vr et Vg.
Objectif : Minimiser T .
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Proble`me A.5 (ROUND WEIGHTING PROBLEM (RWP))
Entre´e : Un graphe G = (V,E) avec V = Vr ∪ Vg connus, une demande
d(v) sur v ∈ Vr, un ensemble de rounds R, un ensemble de che-
mins P .





Proble`me A.6 (CUT COVERING PROBLEM (CCP))
Entre´e : Un graphe G = (V,E) avec V = Vr ∪ Vg connus, une demande
d(v) sur v ∈ Vr, un ensemble de roundsR, un ensemble de coupes
C isolant Vg.








B.1 Diagramme des classes
Dans cette annexe, nous pre´sentons la programmation des processus de
ge´ne´rations de lignes et de colonnes, tels qu’ils ont e´te´ imple´mente´s dans MA-
SCOPT, la bibliothe`que de graphes. Les classes principales de MASCOPT ne sont
pas rappele´es, nous vous invitons a` vous re´fe´rer a` [LSV04]. Nous pre´sentons dans
la premie`re section le processus de ge´ne´ration de colonnes utilise´ pour re´soudre
la formulation chemin/round du proble`me de ponde´ration des rounds du Cha-
pitre 3. Puis nous e´tendons le mode`le de ge´ne´ration de colonnes afin d’inte´grer la
ge´ne´ration de lignes ne´cessaire a` l’algorithme primal-dual pre´sente´ dans le Cha-
pitre 4 pour re´soudre la formulation coupe/round.
B.1.1 La ge´ne´ration de colonnes
Dans cette section, nous pre´sentons un diagramme des classes simplifie´ de la
ge´ne´ration de colonnes telle qu’elle a e´te´ imple´mente´e dans MASCOPT.
Un objet du type PathRoundContinousSolver repre´sente un programme
line´aire auquel nous souhaitons appliquer la ge´ne´ration de colonnes, dont les va-
riables de´pendent des chemins et des rounds dans le graphe. Cette classe he´rite
de la classe CplexContinousSolver permettant d’utiliser le logiciel CPLEX afin de
re´soudre les programmes line´aires. D’autres logiciels existent, mais nous ne les
de´taillerons pas ici. Deux sous-programmes peuvent eˆtre de´crits a` partir de cette
classe suivant la fonction objectif de´sire´e : soit la longueur de la pe´riode de temps
T est fixe´e et le but est de maximiser le de´bit minimum en chaque routeur (objectif
FRSP de la Section 2.3.3), soit la demande en chaque routeur est connue et l’ob-
jectif est de minimiser la longueur de la pe´riode de temps (formulation RWP de la
Section 3.2.2). Ceci de´finit respectivement les objets des classes PathRoundMaxD
et PathRoundMinT. Dans cette the`se, nous nous sommes concentre´ sur l’objec-
tif PathRoundMinT, mais la programmation laisse libre court au de´veloppement
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d’autres programmes line´aires auxquels peut s’appliquer la ge´ne´ration de co-
lonnes.
L’interface CplexFindNewVariables est parame´tre´e de manie`re a` pouvoir cor-
respondre a` la fois aux chemins et aux rounds. Ainsi, un chemin correspond a` un
objet de la classe MascoptDiPath, et un round est un ensemble d’arcs correspon-
dant a` un objet du type HashSet<MascoptArc>. Un objet du type CplexFindNew-
VariablesImpl constitue une nouvelle colonne que nous cherchons a` ajouter a` l’en-
semble des variables du proble`me lors de l’exe´cution du processus de ge´ne´ration
de colonnes. Les classes qui he´ritent de cette classe abstraite de´crivent chacune un
programme auxiliaire de la ge´ne´ration de colonnes que nous avons pre´sente´ dans
la Section 3.3 de cette the`se.
P a t h R o u n d M i n T
P a t h R o u n d C o n t i n u o u s S o l v e r
P a t h R o u n d M a x D
C p l e x F i n d N e w V a r i a b l e s
C p l e x F i n d N e w V a r i a b l e s I m p l
F i n d N e w P a t h L P F i n d N e w R o u n d L PF i n d N e w P a t h D i j k s t r a F i n d N e w R o u n d G r e e d y
V :  t y p e  o f  v a r i a b l e s
V :  t y p e  o f  v a r i a b l e s
e x t e n d s
i m p l e m e n t s
2
1
e x t e n d s
C p l e x C o n t i n o u s S o l v e r I m p l
e x t e n d s
C o n t i n o u s S o l v e r
i m p l e m e n t s
C o n t i n o u s S o l v e r
FIGURE B.1 – Diagramme de classes de la ge´ne´ration de colonnes imple´mente´e
dans MASCOPT.
B.1.2 La ge´ne´ration croise´e
Nous e´tudions maintenant la mode´lisation UML de la ge´ne´ration croise´e de
lignes et de colonnes. Dans ce cas, la classe abstraite CutRoundContinousSolver
B.1. Diagramme des classes 137
he´rite, comme PathRoundContinousSolver dans la section pre´ce´dente, de la classe
abstraite CplexContinousSolver afin d’interfacer avec le logiciel CPLEX. Un objet
de la classe CutRoundContinousSolver repre´sente un programme line´aire corres-
pondant a` la formulation coupe/round pre´sente´e dans le Chapitre 4. Il est alors
possible, comme pour la ge´ne´ration de colonnes simple, de ge´ne´rer des nouvelles
variables (du type CplexFindNewVariablesImpl<HashSet<MascoptArc>> pour
un round), mais e´galement des nouvelles contraintes (du type CplexFindNew-
ConstraintsImpl) correspondant a` la ge´ne´ration de lignes. Le proble`me auxiliaire
permettant de ge´ne´rer des nouvelles coupes (Section 4.3) est alors de´crit dans la
classe FindNewCutLP.




































































































































































































































































































































































































































FIGURE B.2 – Diagramme de classes de la ge´ne´ration croise´e de lignes et de
colonnes imple´mente´e dans MASCOPT.
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Re´sume´ : Dans cette the`se, nous nous inte´ressons aux proble´matiques d’optimisation de la capa-
cite´ des re´seaux radio maille´s. Cette architecture de re´seau d’acce`s est particulie`rement pertinente
en milieu urbain ou en situation ope´rationnelle militaire. Nous de´finissons la capacite´ d’un re´seau
comme la quantite´ de flot que peut re´partir e´quitablement une topologie aux utilisateurs qu’elle
sert. Afin d’obtenir des bornes the´oriques sur les performances du re´seau, nous de´veloppons des
mode`les d’optimisation inte´grant les caracte´ristiques inter-couche des communications radio.
Nous e´tudions plus pre´cise´ment le proble`me joint du routage et de l’ordonnancement. Nous
de´veloppons, pour la relaxation line´aire de ce proble`me, une me´thode de re´solution efficace uti-
lisant la ge´ne´ration de colonnes. Nous de´rivons ensuite une formulation qui e´limine le routage
pour se concentrer sur la capacite´ de transport disponible sur les coupes du re´seau. L’e´quivalence
des solutions optimales est de´montre´e, et le processus de re´solution est adapte´ en une ge´ne´ration
croise´e de lignes et de colonnes. Ces e´tudes mettent en e´vidence la pre´sence d’une zone de conten-
tion autour de chaque point d’acce`s qui contraint la capacite´ du re´seau. Ces re´sultats permettent
une e´tude quantitative des effets du trafic d’acquittement sur la capacite´. Nous pre´sentons enfin
une e´tude de la stabilite´ d’un protocole routant du trafic injecte´ de manie`re arbitraire au cours du
temps. Nous ame´liorons les re´sultats existants en de´montrant la stabilite´ quand le trafic injecte´ est
un flot maximum.
L’ensemble de ces travaux a e´te´ imple´mente´ dans la bibliothe`que open source MASCOPT
(Mascotte Optimisation) de´die´e aux proble`mes d’optimisation des re´seaux.
Mots cle´s : Optimisation, programmation line´aire, re´seaux radio maille´s, capacite´
Abstract : In this thesis, we focus on optimizing the capacity of wireless mesh networks. These
broadband access networks are a promising solution in urban areas and for military operations.
We define the capacity of a wireless mesh network as the fair throughput offered to each flow.
In order to get theoretical bounds on the network performances, we develop optimization models
integrating the cross-layer characteristics of radio communications.
More precisely, we study the joint routing and scheduling problem. We develop, for the linear
relaxation of the problem, a resolution method based on the column generation process. We derive
a linear formulation which focus on the transport capacity available on the network cuts. We prove
the equivalence of the models, and adapt the resolution method into a cross line and column gene-
ration process. Thorough tests, we point out a contention area located around the mesh gateways
which constraints the network capacity. These results are applied to a quantitative study of the
effects of acknowledgments on the capacity. We then present a stability study of a protocol which
routes a traffic injected arbitrarily. We improve existing results by showing the stability even if the
total traffic injected is a maximum flow.
All this research work has been implemented in the open-source library MASCOPT (Mascotte
Optimisation) dedicated to network optimization problems.
Keywords : Optimization, linear programming, wireless mesh networks, capacity
